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Résumé

Ce mémoire présente une méthode de dérivation automatique des spécifications al-
gébriques vers un langage impératif. Par langage impératif nous désignons un langage de
programmation “traditionnel” avec déclarations des variables (état) et dont les programmes
sont des suites d’instructions qui modifient 1’état. L’instruction caractéristique est ’affecta-
tion destructrice d’une valeur & une variable. Une spécification algébrique est composée de
sortes, de constructeurs qui définissent I’ensemble des valeurs atteignables (que l’on peut
dénoter), et d’opérateurs axiomatisés par des équations conditionnelles orientées.

Nous définissons un lien d’implémentation entre les objets du domaine abstrait des
spécifications algébriques et ceux du domaine concret des programmes impératifs. Ce lien
permet de paramétrer la dérivation d’une spécification. L’implémentation des opérateurs
respecte le choix de la forme de dérivation et celui de la bibliotheque importée. Elle résout
les conflits d’acces aux variables et minimise les cotits en recopies de valeurs engendrées par
le passage du fonctionnel a 'impératif.

De maniere analogue au lien d’implémentation entre une spécification algébrique et
un programme impératif, nous définissons un lien d’implémentation dite abstraite entre les
sortes et constructeurs de deux spécifications algébriques. Nous proposons pour les construc-
teurs, soit d’effectuer une dérivation systématique en un type de donnée impératif, soit de
calculer les liens d’implémentation abstraite potentiels vers les sortes dont les implémenta-
tions des constructeurs sont réutilisables.

Une méthode de transformation de la spécification algébrique est enfin proposée, qui
favorise les modifications “en-place” de données, dans une variante de la méthode de déri-
vation précédente.

Mots-clés : Spécifications algébriques, dérivation de programmes, réutilisation d’implé-
mentation, optimisation d’implémentation, transformation fonctionnel-impératif.

Abstract

This thesis presents a method to automatically derive programs in an imperative lan-
guage from algebraic specifications.

The imperative language is a standard one i.e. programs contain declarations of va-
riables (the state) and sequence of statements which modify the program state. A characte-
ristic feature is the destructive assignment of a value to a variable. An algebraic specification
is composed of sorts, constructors which define the set of the possible values (which can be
denoted), and operators which are axiomatized using conditional rewrite rules.

An implementation link is defined between the objects of the algebraic specification do-
main, called the abstract domain, and the imperative program domain, called the concrete
domain. The formalization of this implementation link allows one to parametrize the de-
rivation of a specification. The implementation of the operators respects the form of the
derivation and the contraints of the imported library. It also solves the access conflicts to
the variables, and minimizes the cost involved by the duplications generated by the trans-
formation from the functional to the imperative style.

Similarly, we define an implementation link, called abstract link. It maps sorts to sorts
and constructors to constructors from an algebraic specifications to another one. We propose
two kinds of derivation for the constructors: either we use a systematic derivation to an
imperative data type, or we compute all the possible abstract implementation links to the
sorts whose implementations can be re-used.

Finally, a method which enhances the partial modifications of the data is proposed. It
relies upon the same principles as the ones developed previously.

Keywords : Algebraic specifications, program derivation, implementation reuse, optimi-
sation of implementation, fonctional-to-imperative transformations.
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Introduction

Les spécifications formelles

L’informatique atteint quasiment tous les domaines, automatise la résolution des
problemes les plus divers et les taches les plus quelconques. Les développements infor-
matiques doivent donc s’adapter & un plus grand nombre de contraintes :

e le domaine d’application est tres pointu, tres spécialisé : la description d’un pro-
bléme doit étre faite sans ambiguité entre le spécialiste client et 'informaticien,

e le domaine d’application est & risques: les résultats doivent étre garantis cor-
rects dans toutes sortes de conditions d’utilisation (délais, précision, récupération
d’erreurs humaines, etc),

e le domaine d’application évolue : la solution informatique doit faire de méme sans
étre du cout d’une refonte compléte, méme si la maintenance est assurée par des
informaticiens externes & la conception initiale.

De plus, le client doit avoir une vue précise de I’application, sans en attendre la fin de
la réalisation.

Toutes ces contraintes font qu’il est nécessaire a 'informaticien ou au groupe d’in-
formaticiens, d’avoir & sa disposition des méthodes et des outils. Les spécifications
formelles, sans étre la panacée, car on leur reproche souvent leur lourdeur, et le fait
de n’étre pas toujours comprises par des personnes autres que des spécialistes, ont de
nombreux avantages :

e la non ambiguité et la clarté de leur langage en séparant la syntaxe du contenu
exprimé: la sémantique. La réutilisabilité est simplifiée et la correction de la
composition avec des spécifications existantes peut étre vérifiée formellement.

e apport d’un prototype du modele qu’elles spécifient, si la spécification est exé-
cutable.

e la possibilité d’étre & I'origine d’une réalisation informatique (un programme) sans
orienter cette réalisation. Un développement ou une dérivation vers un programme
est alors envisageable d’une maniere formelle, la classe d’outils ou de problemes
spécifiés étant décrite dans un langage avec une sémantique précise.

e la validation et la vérification de leurs propriétés: la construction de la spécifi-
cation est-elle correcte, cohérente, compléte. La dérivation ou le développement
a partir des spécifications permet également de tenir compte du comportement
désiré pour le programme final obtenu par ajout de nouvelles informations.
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J.P. Finance, dans [Fin79] décrit fort bien les motivations qui conduisent & spécifier et
les différentes qualités des spécifications formelles: existence de méthodes de construc-
tion, largeur du domaine d’application, facilité de compréhension (lisibilité), de vérifi-
cation, de résolution ultérieure, primitives de haut niveau, support graphique, etc.

Parmi les différents formalismes existants, réseau d’automates, graphes concep-
tuels, machines abstraites, spécifications logiques, spécifications algébriques, nous nous
sommes particulierement intéressés & ce dernier. Les types abstraits algébriques dont
les premieres références sont [Gut75], [Gut77] ont fait depuis 'objet de nombreuses
recherches théoriques.

Evolutions d’une spécification formelle

La spécification formelle peut étre un but en elle-méme si elle ne sert que de “cahier
des charges” trés précis pour I'informaticien, qui développera ensuite un programme
implémentant la spécification. Mais dans la plupart des cas, la spécification formelle
sert de source a un développement, une dérivation :

e soit le développement fait partie du processus de spécification: la spécification
source est extrémement succincte (une simple signature par exemple) et le dé-
veloppement consiste & ajouter des caractéristiques des spécifications: choix de
méthodes de décomposition et de re-composition d’objets par des schémas d’in-
duction, des alternatives, des applications de plan de travail [Los91],[Sou93],

e soit les spécifications ne sont pas exécutables : il est souhaitable de les transformer
en un formalisme ou nous pouvons plus facilement les exécuter, calculer leurs
propriétés, ou les implémenter par des programmes existants. Un avantage a
privilégier le travail fait en amont de 'implémentation, c’est-a-dire au niveau de
la spécification est que, contrairement a I'implémentation qui peut utiliser des
structures de données et des invariants complexes pour engendrer U'efficacité, la
spécification ne décrit que les données nécessaires et suffisantes & la définition d’un
probleme. Il s’ensuit des modifications plus faciles au niveau de la spécification
qu’au niveau du code (éventuellement optimisé par la dérivation).

Notre approche

Le probleme auquel nous nous attaquons est le passage du paradigme fonctionnel
au paradigme impératif. Le premier ne manipule que des valeurs, alors que le second
se décrit par des états définis par un environnement. Les théories mathématiques sur
lesquelles sont basées ces deux formalismes sont :

e les algebres, le A-calcul et les combinateurs, qui permettent de décrire la séman-
tique des programmes fonctionnels,

e la logique de Floyd et Hoare [Hoa69]: un systéme formel qui permet de prouver
la correction des programmes impératifs.

Nous proposons une méthode de dérivation automatique d’un type algébrique (sorte,
constructeurs et opérateurs) ou enrichissement (opérateurs seuls) vers un paquetage
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impératif (type, fonctions et /ou procédures). Nous formalisons le lien entre les objets du
domaine abstrait (spécifications algébriques), et ceux du domaine concret (programmes
impératifs).

Nous donnons le lien d’implémentation d’une spécification algébrique pour préci-
ser le résultat que nous voulons obtenir par la dérivation. Ce lien d’implémentation
“parametre” en quelque sorte la dérivation d’une spécification algébrique, et permet
également de réutiliser un programme impératif des lors que nous savons lui associer
une spécification via un lien d’implémentation. Ce programme sera alors utilisé par
tout code dérivé d’une spécification qui importe la spécification du programme.

Les avantages que nous apportons par notre méthode sont les suivants:

Gestion de la mémoire plus efficace: La solution adoptée par la majorité des
langages de spécifications algébriques ou des langages fonctionnels, est une gestion
automatique de la mémoire par l'intégration des techniques de ramasse-miettes. Ce
handicap est a l'origine de nombreux travaux pour supprimer ces techniques, par des
analyses statiques par interprétation abstraite, ou par optimisation de l'algorithme
de ramasse-miette et de la représentation des données (dans [Sig95] sont notés des
exemples de 70 & 90% de mémoire allouée et non référencée en fin d’exécution, ainsi
que des copies multiples des objets qui représentent 50% du total de la mémoire al-
louée). Nous proposons donc de transformer des spécifications algébriques (exécutables
car l’axiomatisation des opérateurs est définie par des équations orientées) en des pro-
grammes impératifs. Nous introduisons des modifications “en place” de données. Les
langages impératifs permettent en effet I’affectation destructive d’une variable et I’ap-
pel de procédure. Nous donnons donc la possibilité au développeur de choisir son style
d’implémentation. Par le style procédural il peut indiquer que le résultat d’un opéra-
teur n’est qu’une modification partielle d’un ou de plusieurs de ses parametres. Il s’agit
du concept sous-jacent de mutation de données qu’impliquent les parameétres d’entrée-
sortie. Nous devons bien siir lui garantir la validité de 1'utilisation de ces parametres a
I'intérieur du code impératif obtenu.

Réutilisation: En effet, en implémentant un opérateur d par une procédure, nous
devons permettre I'utilisation de cette procédure par tout code dérivé pour un autre
opérateur f, dont 'axiomatisation utilise d.

Soit par exemple:

f(xla s 7:1:77,) == T[Il,...,wn]

notre unique équation définissant 'opérateur f. Les variables zi,...,z, sont appe-

lées les parametres formels de ’équation. T est un terme algébrique dont les
[a:l,...,xn]

variables z1,...,z, sont liées universellement.

La dérivation vers un langage ol la destruction de la valeur des variables est permise
demande quelques précautions. Dans une premiere approche (chapitres 3 & 5), nous
ne transformons pas le terme T que nous dérivons (contrairement & la variante du
chapitre 6) : nous dérivons chacun de ses sous-termes t = op(t1,...,t,) en fonction du
résultat de la dérivation de ses propres sous-termes ti,...,t,. La dérivation est donc
valide si et seulement si le texte dérivé pour appliquer op & ses opérandes dans le
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domaine concret, a pour parametres effectifs des représentations correctes des valeurs

de t1,...,t, (une représentation correcte de la valeur de ¢ est en résultat du texte
dérivé, puisque op est supposé correctement implémenté).
Or op peut étre implémenté par une procédure. Soit t = op(t1,...,z,...,t,) tel que

z est un parametre formel, et un parametre effectif en entrée-sortie du code dérivé pour
op. Aprés lexécution du code dérivé de ¢, la variable x ne représente plus la valeur
initiale du parameétre formel, mais la valeur du terme ¢ (ou un élément du produit
cartésien valeur de t). Tout terme t' = op/(t},...,z,...,t,) sous-terme de T dont le
code dérivé est exécuté apres celui de ¢ est en conflit d’utilisation de x avec t.

Nous définissons un ordre partiel entre les sous-termes de T suivant ordre d’éva-
luation “obligatoire” (I'ordre de réduction applicatif que nous appelons “de dépendance
fonctionnelle”, et les ordres entre sous-termes d’opérateurs prédéfinis comme le “let”).
Puis nous rajoutons un ordre entre sous-termes : un terme dont la dérivation de I'opéra-
teur en racine utilise un parametre précede un terme dont la dérivation de 'opérateur
modifie le méme parameétre.

Ces différents ordres peuvent ne pas étre compatibles (existence de cycles dans le
graphe orienté qui les représente). Par un algorithme de décoration de graphe qui peut
étre vu comme un raffinement des pré- et post-conditions de chaque sous-terme, nous
déterminons les ordres supplémentaires & supprimer pour que tous les ordres restants
soient compatibles, et que les duplications de sauvegardes qui sont alors ajoutées soient
de cout minimal.

Nous proposons également :

e une modification de cet algorithme de maniére & pouvoir attribuer des destina-
tions aux résultats des sous-termes et ainsi éviter des affectations suplémentaires
pour les parametres formels en sortie,

e une optimisation qui consiste cette fois-ci & modifier le terme T avant d’appliquer
les algorithmes précédents, pour introduire des mutations a la place de construc-
tions sur des sélections.

Organisation du document

Dans le chapitre 1 nous décrivons le langage de spécification ainsi que celui de
programmation qui sont choisis pour étre sujets de notre travail. Nous dégageons les
concepts différents pour chacun qui font 'intérét et la difficulté d’une traduction d’un
formalisme abstrait de description vers un langage de réalisation concréete.

Dans le chapitre 2 nous montrons les différentes approches existantes de cette trans-
formation, ou la “manipulation” d’objets des deux domaines lorsqu’un lien formel entre
la spécification et I'implémentation existe.

Les chapitres suivants proposent une méthode de dérivation de spécification algé-
brique vers des programmes impératifs :

Dans le chapitre 3 nous définissons le cadre de notre travail. Nous commencons par
indiquer ce qu’est intuitivement le lien entre une spécification algébrique et une de ses
implémentations impératives. Nous I’appelons lien d’implémentation, mais également
lien de dérivation lorsqu’il sert & dériver automatiquement le paquetage (spécification
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et corps de programmes impératifs) correspondant & une spécification algébrique. Sont
décrits : les problemes ponctuels a résoudre, le formalisme permettant de définir le lien
d’implémentation, et son utilisation pour appliquer dans le domaine concret I'implé-
mentation d’un opérateur a la représentation de ses opérandes. Apres I’énumération
des outils nécessaires, le principe général de dérivation est défini.

Dans le chapitre 4 nous proposons un algorithme de dérivation de I’axiomatisation
d’un opérateur en un code de programme impératif. Nous montrons une résolution des
conflits d’utilisation des parametres formels dans le code dérivé, le cout d’une réso-
lution locale, ainsi qu'un algorithme pour une résolution globale de moindre cout en
duplications de données. Cette résolution se fait par la recherche d’un ordre optimal
d’exécution des sous-termes de T dans le domaine concret. Lorsque des cycles existent
dans le graphe orienté représentant cet ordre, nous calculons I’ensemble des coupures,
de sorte que le code engendré, qui ne peut donc étre “optimal” (sans duplication de don-
nées) soit de cotit moindre en duplications. Nous produisons ensuite un texte impératif
a partir du graphe orienté sans cycle (d.a.g.).

Dans le chapitre 5 nous proposons une dérivation systématique des constructeurs de
la signature d’une sorte. Le lien d’implémentation ainsi que les fonctions ou procédures
(duplications, sélections, tests, mutations) nécessaires a la dérivation de tout opérateur
dont le domaine ou le rang inclut cette sorte, sont construits automatiquement. Nous
reprenons également dans notre formalisme les optimisations connues de codage des
types abstraits.

Dans le chapitre 6 nous proposons plusieurs variantes de I’algorithme de dérivation
proposé aux chapitres 3 et 4. Il s’agit d’optimisations qui exploitent une vue “flots
de données” que les parametres formels en entrée-sortie permettent de supposer: les
applications successives de modifications partielles sur une méme donnée. Ces modifi-
cations partielles sont également souvent introduites par une sélection de composants
d’une structure avant sa reconstruction quasi identique en partie droite d’une regle
de réécriture. Nous montrons que des mutations peuvent remplacer des constructions
couteuses, et que les algorithmes peuvent en tenir compte.

En chapitre 7, nous présentons une implémentation simplifié de I'algorithme du
chapitre 4.






Chapitre 1

Spécifications formelles et
programmes

Dans ce chapitre préliminaire nous présentons le formalisme de spécification que
nous avons choisi pour étre source de dérivation et nous poursuivons par la descrip-
tion du langage impératif (langage de programmation “traditionnel”) utilisé dans les
programmes dérivés. Le formalisme de spécification choisi est celui des spécifications
algébriques et plus particulierement celui du langage LPG [BE86] dont nous traitons
un sous-ensemble. La plupart des notions standards que nous reprenons ici peuvent
étre trouvées dans [LZ74, Gut75, GTWWT77, EM85, EM90, Wir90], et [Wir94] est un
bon panorama des langages de spécifications algébriques. Le langage de programmation
choisi est le langage Ada [ALS87]. Nous présentons pour chaque domaine les concepts
de base, la syntaxe, et la sémantique qui lui est associée, et les caractéristiques qui
expliquent I'adéquation des deux langages et qui ont motivé leur choix.

1.1 Les spécifications algébriques

1.1.1 Concepts syntaxiques de base

La signature est la déclaration des objets définis dans une spécification algébrique.
Elle peut étre vue comme “I'interface” de la spécification algébrique (le lien que nous
définirons d’ailleurs entre une spécification algébrique en LPG et son implémentation
impérative en Ada est essentiellement une correspondance entre les objets de la signa-
ture de la spécification algébrique et ceux de linterface Ada de 'implémentation, &
laquelle nous ajoutons d’autres informations).

Définition 1.1: (signature) Une signature ¥ est une paire (.5, 2) ou:
e S est un ensemble fini de noms de sortes,

e () est une famille $* x ST-indicée de noms d’opérateurs o1 S* représente une liste
de noms de sortes, et ST une liste non vide de noms de sortes.

Q={Qu |luesS,rest}
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Q est partitionnée en deux sous-familles:

C' une famille S* x S-indicée de noms d’opérateurs constructeurs (ou construc-
teurs) :

C={Cuy |ueS,seS}
D une famille S* x ST-indicée de noms d’opérateurs définis:
D ={Dy, |ueS*rest}
Etant donné un opérateur op de €2, ), noté op : v —> r, nous nommons:

— profil le couple (u,r),
— arité la liste u. Si larité est vide, op est une constante,

— rang ou co-arité la liste r.

Nous appelons “sorte simple” une sorte qui n’est pas un produit cartésien de sortes,
“sorte produit cartésien” lorsqu’elle est un produit cartésien de sortes, et “sorte produit
cartésien simple” une sorte qui est un produit cartésien de sortes simples. Les spécifica-
tions que nous implémentons ne comportent que des sorte simple ou des sortes produits
cartésiens simples.

Définition 1.2: (X-terme) Soient une signature ¥ = (S5,€2), et une famille S-
indicée X d’ensembles de variables (X = {X; | s € S}, X; disjoints deux a deux)
disjointe des constantes de 3. L’ensemble des termes de sorte s € ST noté Ts(%, X),
est le plus petit ensemble contenant :

e les variables de sorte s: X C Ts(X, X);
e les constantes de sorte s: {op € Q| op: — s} CT (X, X);

e le produit cartésien (t1,...,t,) € Ts(X, X) pour s = (s1,...,8p)
et Vie[l...n]-(t €T, (2,X));

e le terme op(t) € Ts(X, X) pour Vopérateur op : (s1,...,8,) —> s € Q
et te j}sl,nqsn)(Ela)()-

Un terme qui ne contient aucune variable est dit clos ou fermé. L’ensemble de tous les

termes de sorte s, pour tout s € ST, U (T5(X2, X)) est noté Tx(X).
seSt

Définition 1.3: (X-égalité) Une X-égalité est une paire non orientée de X-termes
de méme sorte, notée t; == ts.
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Définition 1.4: (X-équation conditionnelle) Une X-équation conditionnelle
est une Y-égalité, précédée d’une conjonction de Y-égalités (la condition), et notée
uy ==v1 A ... N\ Uy, == v, = t; == t9. Les variables y sont quantifiées universelle-
ment.

Définition 1.5: (X-équation simple) Une Y-équation simple (ou 3-équation) est
une Y-équation conditionnelle sans condition.

L’axiomatisation d’un opérateur op est un ensemble d’axiomes, écrits sous la forme
d’équations conditionnelles dont un des deux termes est de la forme op(ty,...,t,).

Définition 1.6: (Spécification) Une spécification est une paire SP = (X, E) com-
posée d’une signature et d’un ensemble d’équations.

1.1.2 Sémantique

Pour exprimer la sémantique algébrique d’une telle spécification, nous commengons
par le concept de structure algébrique. La connexion entre la syntaxe et la sémantique
est donnée par une interprétation. Il s’agit d’une application ¢ de la signature X vers une
structure A qui associe & chaque sorte s un ensemble support A, = 1(s) et & chaque
nom d’opérateur op une fonction f,, = u(op). Lorsqu’une telle interprétation existe,
nous appelons la structure A4 une Y-algebre. L’application 2 est un homorphisme. Soit
op : (S1,---y8n) = (Snt1y---,Sn+m) avec 1(op) = f, alors f est une fonction dont
le domaine est (¢(s1),...,12(sp)) et dont le co-domaine est (¢(sp+1),---,4(Sn+m)). Bien
sur, I'interprétation des noms d’opérateurs doit étre conforme & leur fonctionnalité.

Nous utiliserons domaine et co-domaine respectivement pour les ensembles des pa-
rametres et du résultat des fonctions.

Définition 1.7: (modeles) Une structure algébrique M est appelée modéle d'une
spécification SP = (3, E) s’il existe une interprétation + de la signature ¥ de SP vers
la structure algébrique M telle que toutes les équations de E soient valides dans M.

La classe de tous les modeles de la spécification SP est notée Mod(SP).

Cette notion de modele suit une tradition mathématique plus ancienne que celle
de 'informatique: les mathématiciens parlent “des” entiers sans préciser s’ils sont vus
comme un groupe, un anneau, ou un ordre partiel. Différentes sémantiques peuvent
donc étre adoptées pour une spécification algébrique: chaque valeur de A = 1(s) est
linterprétation d’un X-terme (A, est finiment engendrée) et les sémantiques different
selon que E F ty==ty — 1(t1) = (t2) ou uniquement E - t;==ty = 1(t1) = 1(t2).

Le premier cas est celui ol la sémantique de SP = (3, E) est définie par I'algebre
des termes Ty quotienté par les équations de E. Ce modele est nommé modéle initial
(& un isomorphisme pres), et la sémantique qui a une spécification associe son modele
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initial, sémantique initiale. Le deuxiéme cas, ol la sémantique est donnée par une classe
de modele est dite lache.

1.1.3 Notre langage de spécification algébrique

Le langage de spécification algébrique que nous utilisons comme source des déri-
vations est une version simplifiée et légérement modifié¢e de LPG [BE86]. Nous lap-
pellerons LPG par commodité: les différences étant faibles, il est possible de traduire
simplement une spécification de notre version de LPG vers la version standard.

Les unités LPG que nous dérivons sont, soit des types, soit des enrichissements. Les
types sont composés de:

e déclaration de sortes,

déclaration de constructeurs (pour les sortes précédentes),

déclaration d’opérateurs définis,

déclaration de variables avec leurs sortes,

déclaration d’exceptions,

d’équations orientées qui définissent les opérateurs précédents,

de traite-exceptions.

Les enrichissements ne comportent pas de déclaration de sortes ni de constructeurs.
La généricité est un point fort du langage LPG. Les types et les enrichissements
peuvent étre paramétrés par des sortes et des opérateurs qui respectent une propriété
particuliere.
Une unité générique de tri de séquences est paramétrée par exemple par 1’élément
constituant les séquences, qui doit respecter la propriété d’ordre total :

Enrichment Trier requires Total_Order[elem,<=,=]
operators
insert_trie : (elem,seq[elem]) -> seql[elem]
trier : seqlelem] —> seqlelem]

variables

X, y : elem

1 : seqlelem]
equations:

1: trier(nil) ==> nil
2: trier(x<+l) ==> insert_trie(x,trier(l))
3: insert_trie(x,nil) ==> x<+nil
4: insert_trie(x,y<+l) ==
if x<=y then x<+(y<+l)
else y<+(insert_trie(x,1))
endif
end Trier
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Nous nous limitons & un seul paramétre générique sans propriété particuliere: il
satisfait la propriété Formal Sort. L'unité LPG est aisément implémentée par un pa-
quetage générique paramétré par un type privé. Le lien sorte formelle parameétre avec
type privé parametre est alors ajouté au contexte de dérivation.

atendre cette généricité aux opérateurs impose de fixer la spécification (style et
profil) des procédures ou fonctions parametres, a partir de la sorte et de larité des
opérateurs. Ces informations (sortes et arités) sont contenues dans la définition de la
“propriété” requise par I'unité LPG, et la spécification impérative correspondante doit
étre donnée par l'utilisateur. Cette extension ne sera pas détaillée dans ce mémoire,
mais deux solutions sont possibles:

e ne définir le lien d’implémentation d’'un module LPG générique et ne faire sa
dérivation qu’au moment ol il est instancié;

e effectuer les dérivations d’un module LPG générique selon toutes les implémen-
tations possibles (toutes les interfaces possibles) de 'opérateur parametre.

Les opérateurs définis doivent étre complétement spécifiés dans une méme unité.
Ils ont pour domaine un produit cartésien de sortes simples (éventuellement vide), et
pour co-domaine, une sorte simple, ou un produit cartésien de sortes simples.

Soit t = op(ts,...,t,) un X-terme, nous appelons op ’opérateur principal de t. Les
équations orientées définissent 1’axiomatisation des opérateurs définis: soit ¢t ==> ¢/
une Y-équation, ¢ a pour opérateur principal un opérateur défini, dont les opérandes ne
sont construits qu’avec des constructeurs et des variables. Nous n’avons pas d’équations
sur les constructeurs, c’est-a-dire que nous n’avons pas d’équation t ==> t' avec un
constructeur en opérateur principal de .

Les Y-équations penvent étre transformées en des Y-équations conditionnelles car
lopérateur “if-then-else” est un opérateur prédéfini dont le test booléen b peut devenir
une condition b == true d’une équation conditionnelle. L’inverse ne peut étre fait que
si 'on possede une axiomatisation de 1’égalité pour les sortes de la partie condition des
équations conditionnelles.

Les opérateurs prédéfinis:
Soient les termes LPG t1,. .. ,t, des termes dont la sorte est une sorte simple, et t},.. .t
dont la sorte est, soit une sorte simple, soit un produit cartésien de sortes simples. Ils
sont construits & partir de constructeurs, d’opérateurs définis, ou d’opérateurs prédéfi-
nis.

Les opérateurs prédéfinis sont :

le produit cartésien “(¢1,...,%,)”,

Pégalité “t; = to”,

la conditionnelle “if ¢; then t| else t, endif”
ou “if t; then t| endif” avec t; de sorte bool,

e la définition de variable(s) locale(s): “let v; = t; in | endlet” ou
“let (v1,...,vy) =t in t5 endlet” avec vy,...,v, des variables dont la sorte
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est une sorte simple, et ¢}, un terme dont la sorte est un produit cartésien de sortes
simples.

Les exceptions dont seuls les noms sont déclarés dans la section Exceptions sont
définies par leurs déclencheurs et traite-exception dans une section Conditions. Elles
permettent de décrire le comportement d’un opérateur qui spécifie une fonction partielle
lorsqu’il est appliqué hors de son domaine d’application. Elles sont définies par un triplet
(op(paramétres), test, idf_exc) ou op est un opérateur déclaré dans I'unité courante, les
paramétres sont un motif (“pattern”), test une expression booléenne optionnelle et
idf_exc un nom d’exception :

op (paramétres)
if test (optionnel)
raises idf exc(paramétres?)

Lorsque les parametres effectifs de op coincident (“match”) avec paramétres, et que
I’expression test a pour valeur vrai, alors I’exception de nom idf ezc est déclenchée.

Le mécanisme de propagation est le méme que celui de Ada dans le cas séquentiel.
Les exceptions récupérées pendant I’évaluation d’un terme op(paramétres) sont définies
également dans la section Conditions de la maniere suivante:

op (paramétres)
when idf exc(paramétres?)
raises idf exc(paramétres3)

ou

op (paramétres)
when idf exc(paramétres?)
==>expression

Les expressions parametres doivent coincider avec n’importe quelles valeurs et sont
donc des variables. Dans le premier cas une exception est “re-levée”, et dans le second
cas, op(paramétres) prend pour résultat ezpression.

1.2 Les programmes impératifs

Nous désignons par langage impératif un langage de programmation “tradition-
nel”, avec déclaration des variables (dont 'ensemble définit 1'état d’un programme), et
dont les programmes sont des suites d’instructions qui modifient ’état. L’instruction
caractéristique est I'affectation destructrice d’une valeur & une variable.

Dans un langage purement fonctionnel, nous ne manipulons que des valeurs. Un pro-
gramme désigne une fonction qui calcule une valeur a partir de ses opérandes. Chaque
pas d’exécution d’un programme fonctionnel, consiste en une application d’une fonction
sur les valeurs de ses opérandes déja calculées. L’ordre dans lequel sont calculés tous
les sous-termes du terme qui constitue le programme fonctionnel, est appelé “ordre de
réduction”.

Un programme impératif peut comporter a la fois des appels de fonctions et des
appels de procédure. Dans un langage impératif, une fonction peut évidemment ne
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faire aucune affectation destructive d’une variable, ni aucun appel a une procédure.
Ce style de programmation est alors appelé fonctionnel, et par opposition, le style de
programmation d’un langage impératif qui n’est pas fonctionnel est appelé procédural.
Chaque pas d’exécution d’un programme impératif, de style procédural, consiste en
une application d’une instruction qui modifie les valeurs de ’ensemble des variables.
Nous avons choisi le langage Ada comme représentant des langages impératifs car
il posséde de nombreux concepts proches de ceux du langage de spécification LPG:

e la modularité: 'unité de compilation est le sous programme (fonction ou procé-
dure) ou le paquetage. Les types Ada qui ne sont pas prédéfinis et les paquetages
référencés dans une unité doivent étre importés avant d’étre utilisés. En LPG,
les types algébriques ou enrichissements connus sont ceux qui sont prédéfinis, ou
compilés ou chargés préalablement dans I’évaluateur ou le résolveur;

e la généricité: une unité Ada peut avoir une liste de paramétres génériques. Un
parametre générique est soit un objet formel (une constante), soit un type, soit
une fonction ou une procédure. Les parametres génériques du langage LPG sont
une liste de sortes et d’opérateurs préfixés par la propriété qu’ils respectent (les
propriétés sont définies séparément par un ensemble d’axiomes) ;

e les exceptions: elles sont déclarées en début de 'unité Ada, levés par l'instruc-
tion raise dans les corps de programmes, ou par une violation des limites des
domaines des arguments. Elles peuvent étre récupérées dans un traite-exception
fourni par le programmeur en fin d’instruction bloc ou de corps de programme ou
de paquetage. Les conditions pour lesquelles les exceptions en LPG sont levées, et
récupérées, sont définies dans une rubrique indépendante du texte de la spécifica-
tion. Elles sont définies en fonction des valeurs des opérandes, ce qui correspond
a des exceptions Ada levées en début de corps de programme, et récupérées en
fin. Le mécanisme de propagation est le méme que celui du langage Ada dans le
cas séquentiel.

Nous n’allons pas faire une description détaillée du langage Ada, mais énumérer les
concepts syntaxiques de base que nous utilisons. Une description compléte du langage
Ada se trouve dans le manuel de référence [ALS87].

L’unité de compilation en Ada est soit un paquetage (une collection de types, de
données, de fonctions et de procédures), soit une fonction ou une procédure. Dans nos
dérivations, nous produisons un paquetage qui implémente soit un type algébrique, soit
un enrichissement.

Ce paquetage peut étre générique, mais nous nous limitons a un parametre générique
égal & un type Ada. Un paquetage est composé de deux entités rangées dans deux
fichiers:

e La spécification,
e Le corps.

Dans la spécification du paquetage, nous avons la déclaration et définition des types,
la déclaration des fonctions et procédures. Dans le corps nous avons les fonctions et
procédures avec leur corps de programme.
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Une fonction déclarée par:
function foo (wy:typi; ... ; v, :typ,) return typ;

désigne les noms vy, . .., v, de ses parametres formels, de types respectifs typy, ..., typn,
et retourne une valeur de type typ. Une procédure déclarée par:

procedure bar(v; : mody typi; ... ; Up @ mody typy) ;

désigne comme informations supplémentaires les modes mody, ..., mod, de ses para-
metres formels, qui ont pour valeur in, out ou in out. Les modes des parametres
formels d’une fonction sont implicitement in.

Le corps de programme des fonctions ou procédures Ada est constitué d’une sé-
quence d’instructions parmi:

e Les instructions prédéfinies, dont principalement :

I’affectation: “variable:=expression;”,

le test: “ if expression-booléenne then
instruction ; instruction ; . . .
else
instruction ; instruction ; . ..
end if; 7,
ou

“ if expression-booléenne then

nstruction ; instruction ;. ..
end if;”

le bloc: “begin séquence-d’instructions end”
h)

e L’appel de procédure bar(eq,...,e,); ou les expressions e, ..., e, sont appelées
parametres effectifs.

Les appels de fonction font partie des expressions, parmi lesquelles nous trouvons les
instructions standard de manipulation des données (dont nous utilisons essentiellement
lacces aux composants indicés, composants sélectés, et le déréférencement).

Certaines expressions peuvent recevoir une valeur en étant en position d’un para-
metre de sortie ou entrée-sortie (out ou in out), ou en partie gauche d’une affectation.
Elles conservent cette valeur tant qu'une autre valeur ne leur est pas affectée (direc-
tement ou indirectement par l'utilisation d’un pointeur sur un composant de cette
expression, mais le code engendré par nos transformations n’utilise pas cette deuxieme
possibilité). Une telle expression a le droit d’étre la destination d’un calcul, et est
nommeées “expression-gauche”. En Ada, ce sont:

e les variables globales d’un paquetage,

e les variables locales d’une fonction ou procédure,

e les parameétres formels en sortie ou entrée-sortie d’une procédure,
e pour une expression-gauche v, ce sont les composants:

— indicés v[indice],
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— sélectés v.champ,

— référencés v.all.

Le prédicat LeftExzpr est vrai pour toutes les expressions que nous acceptons comme
expressions-gauches dans notre méthode de transformation. Le chapitre 3 montre son
utilisation dans un pas de transformation, et dans le chapitre 4 nous décrivons une
méthode de transformation pour laquelle seules les variables locales d’une fonction ou
procédure, et les parametres formels en sortie ou entrée-sortie d’une procédure sont
acceptées comme expressions-gauches.






Chapitre 2

Des spécifications formelles aux
programmes

Dans ce chapitre, nous présentons différentes approches qui permettent d’obtenir &
partir d’une spécification formelle, soit directement un code exécutable dans un langage
de programmation, soit une autre spécification, dans un domaine plus concret, qui
permet de décrire la réalisation de la spécification.

Nous décrivons essentiellement deux approches, que nous pouvons différencier par
la quantité de “valeur ajoutée” qu’il faut apporter en plus de la spécification formelle:

Développement : la source du développement est la spécification formelle (éventuel-
lement algébrique) qui ne décrit que 1’essentiel du calcul ou des valeurs. Elle peut
d’ailleurs décrire une classe de modeles et non un seul. Le terme de spécification
conserve son sens: “spécifier, c’est décrire un probléme sans décider prématuré-
ment de la fagon dont il sera résolu”. Le processus de développement n’est pas
automatisable car il fait partie du processus de spécification,

Dérivation : il y a suffisamment d’informations dans la spécification pour pouvoir en
déduire un programme exécutable dans un domaine concret (éventuellement du
niveau d’un langage de programmation). Cette approche peut avoir pour adage
“spécifier, c’est (presque) programmer”.

Les dérivations se font & sémantique constante, alors que les développements permettent
I'ajout d’information. Néanmoins, les frontieres de cette classification! ne sont pas
nettes puisque les dérivations exigent pour la plupart une intervention humaine (choix
de domaine de représentation, choix de profil, “eureka”, ...). L’accent est mis, d’un
coté sur I'automatisation, et de 'autre sur I'interaction.

Les articles fondateurs du domaine sont issus des travaux de J.V. Guttag [Gut75,
Gut77], N. Wirth [Wir71] et R.M. Burstall et J. Darlington [Dar75, BD77, Dar83].

Une synthése et classification des différentes motivations, approches, techniques et
systemes de dérivation peut étre trouvée dans [PS81] par H. Partsch and R. Stein-
bruggen.

1. classification que H. Partsch et R. Steinbruggen nomment “classification selon les intentions”.
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2.1 Développements

Dans [BLY93] Valdis Berzins, Luqi et Amiram Yehudai montrent 'importance des
développements formalisés dans le cycle de vie d’un gros projet. Dans le cas qui nous
intéresse, les transformations prennent place dans le cycle de vie au méme niveau que
la décomposition hiérarchique en modules, par la transformation d’une spécification en
un module exécutable. Le cadre proposé permet de conserver un historique du déve-
loppement, d’en avoir différentes alternatives, de développer en parallele, d’améliorer
la réutilisabilité et la réutilisation, d’étre un outil tutoriel.

2.1.1 L’implémentation abstraite

Il s’agit de ce que nous pouvons appeler des “transformations verticales” dans un
méme formalisme. En effet, les domaines source et destination du développement sont
au méme niveau de langage. Le codage des types abstraits de données a été beau-
coup étudié. Les premieres références sur le sujet sont [Hoa72], qui s’appuie sur la
notion d’abstraction, et [GTWW75, GTWT78] du groupe ADJ (composé de J. Goguen,
J. Thatcher, E. Wagner et J. Wright), basées sur la notion de représentation.

D’autres travaux ont porté sur la définition de la sémantique algébriques des implé-
mentations, par la définition d’opérateurs de transformation [EKP80, EKMP82, ST87,
Pep91]. Le principe en est le suivant :

Le point de départ est une spécification formelle A donnée par une présentation
(3, E), la représentation usuelle de la classe initiale des Y-algebres qui satisfont E est
l'algebre des termes 1%/ =g notée T, .

La méthodologie consiste, de maniére simple a:

e Construire AB en partant d’'un type abstrait B existant : sortes et opérateurs qui
implémentent ceux de ¥ ( X = sig(A) ).

e Identifier les sortes et opérateurs construits & ceux de ¥ en appliquant la dériva-
tion |, ol o est un morphisme de ¥ vers sig(B+AB). Nous obtenons (B+AB) |,.

e Restreindre les domaines des algebres obtenues & ceux que l'on peut atteindre
par les opérateurs de ¥. Nous obtenons R((B + AB) |,).

e Identifier les termes de la représentation qui représentent le méme terme du type
abstrait de A. Nous obtenons (R((B + AB) |,))/= notée C.

Il faut ensuite prouver que I'implémentation réalisée représente bien le type abstrait
d’origine. Nous retiendrons les critéres de réalisabilité (tout élément du domaine abs-
trait doit étre représenté), de consistance (deux éléments distincts du domaine abstrait
ne doivent pas étre représentés par le méme élément du domaine concret) et d’homo-
morphisme (les opérateurs du domaine concret qui implémentent des opérateurs du
domaine abstrait doivent leur étre homomorphes).

L’inconvénient de cette approche est que la correction des implémentations est
difficile & réaliser en pratique.

Donald Sannella et Andrzej Tarlecki, dans [ST87], généralisent la notion d’implé-
mentation abstraite de [EKMP82]. Ils considérent que les spécifications définissent une
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signature et une classe de modeles sur cette signature. Ils définissent des opérateurs
“constructeurs” qui construisent de nouvelles spécifications a partir des spécifications
arguments. C’est ainsi que dans le cas ci-dessus, on a une implémentation de A par la
spécification: “quotient (restrict (enrich B by AB) by o) by =" ou les identificateurs
sont des opérateurs sur des spécifications. Ils introduisent également la notion d’équi-
valence “comportementale” entre des algebres qui est une autre facon de définir une

sémantique observationnelle.

Didier Bert et Sadik Sebbar utilisent dans [BS91] le méta-langage DEVA pour
décrire comment réaliser des développements basés sur la théorie algébrique, comme
la représentation de type de données ou la synthese de définitions de fonctions dans
un domaine de représentation. DEVA est un langage qui allie le lambda-calcul typé,
la déduction naturelle et la logique constructive. Il est basé sur un systeme de types
dépendants ou les objets et les types sont dans une méme classe. Il fournit un seul
cadre pour exprimer les spécifications, les programmes, ou les développements, ou d’une
maniere “isomorphe”, les théorémes d’une théorie, les preuves et les tactiques. Dans la
notation DEVA, un développement est un objet sur lequel il est possible de réaliser des
opérations (abstraction, application, composition, etc.).

Une approche logique a été décrite dans [MVS85].

Le cadre de l'implémentation abstraite a été unifié de maniere élégante par 1’ob-
servabilité [Ber86, BB92, Kna93]. Cette approche permet de définir des critéres de
correction de 'implémentation dans les différentes sémantiques algébriques (initiale,
lache, lache hiérarchique).

Une bonne synthese des différentes approches et des différents travaux existants
dans le domaine peut étre trouvée dans [Ore93]. F. Orejas effectue également dans cet
article, une clarification de la notion de transitivité de I'implémentation. Il montre que
I'ordre d’application des opérateurs qui construisent une implémentation peut conduire
a la création, au niveau de la sémantique algébrique, de valeurs qui sont en-dehors du
domaine de représentation (“junk”): l'identification suivie de la restriction, contraire-
ment & l'ordre inverse, peut avoir ces probléemes de “junk”. Par contre, cet ordre de
composition facilite la preuve de la correction de 'implémentation (alors équivalente
a la consistance hiérarchique), ainsi que, au niveau programmation, de Iécriture du
prédicat d’égalité.

Le point de vue de F. Orejas est que le manque de transitivité du concept d’implé-
mentation n’est pas réellement important, tant que 'on a affaire aux spécifications (et
non aux programmes), et tant que le langage de programmation satisfait les propriétés
adéquates.

2.1.2 Le raffinement

Il s’applique surtout dans le cas des “spécifications orientées modeles” : la spécifica-
tion d’une classe d’outils ou de problémes est précisée au fur et & mesure du raffinement.
Le langage B [Abr91] par exemple, posséde des caractéristiques explicites de raffine-
ment qui conduisent a changer la représentation de ’état des machines abstraites et a
réduire I'indéterminisme. Un autre exemple en est le langage VDM [Jon86].

Un des travaux fondateurs est celui de Niklaus Wirth [Wir71] qui illustre par un
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exemple (la résolution du bien connu “probléme des 8 reines”) comment effectuer un
raffinement, & la fois des données, et des taches spécifiées. La représentation des don-
nées est raffinée de maniere a faciliter application des taches. Les taches a appliquer
aux données sont raffinées parallelement, pour suivre le raffinement des données, et
pour étre décomposées en sous-taches, jusqu’'a étre exécutables dans un langage de
programmation.

Edsger W. Dijkstra présente dans [Dij76] un travail mettant en avant la rationa-
lisation des développements. Les spécifications de programmes sont données par des
pré-conditions et post-conditions que doivent vérifier ces programmes. Cela signifie que
le prédicat pré-condition est la condition minimale pour que le programme s’exécute, se
termine, et que le prédicat post-condition soit vérifié. Edsger W. Dijkstra propose des
heuristiques pour construire le programme a partir du prédicat post-condition, qui per-
met & partir de 14 d’établir la pré-condition comme “plus faible pré-condition” (weakest
preconditions).

Un ensemble de travaux de méme approche (basés sur un sémantique & base de plus
faibles pré-conditions) peut étre trouvé dans [MGRV92]. Le langage utilisé & la fois pour
le domaine abstrait et le domaine concret est une extension du langage & commande
gardée de Dijkstra. On y montre une nouvelle technique de raffinement, qui simplifie
les dérivations en permettant que des étapes intermédiaires violent la loi du “miracle
exclu” de Dijkstra [Dij76] («tout programme qui se termine possede un état», ou «il
n’existe pas de pré-condition minimale pour qu'un programme se termine et qu’alors
aucun prédicat ne soit vérifié» : pour un programme P, wp(P, false) = false).

David Gries présente dans [Gri92] une notion du raffinement des données d’un pro-
gramme procédural. Les raffinements sont définis par un remplacement de variables
d’un programme par d’autres variables, avec le remplacement adéquat des expressions
et instructions du programme pour obtenir un programme équivalent. La relation entre
les variables remplacées et les variables de remplacement, qui contiennent une repré-
sentation (un codage) des valeurs des premiéres, est appelée “invariant de couplage”.
Chaque remplacement d’une instruction appliquée & une variable x par une instruc-
tion appliquée & une variable y qui contient une représentation de la valeur de z, doit
conserver cet invariant. La sémantique des programmes est donnée par des plus faibles
pré-conditions et les raffinements géneérent des obligations de preuves pour assurer leur
validité.

2.1.3 Larch: liens spécifications — programmes par preuves

Le projet Larch [GH93] peut étre vu comme un effort pour remplir le fossé entre les
langages de spécification algébrique, et les langages de programmation impérative. 11
adopte une approche & deux étages: les abstractions sont spécifiées & ’'aide du “Larch
Shared Language” (LSL), qui est principalement un langage de spécification algébri-
que, tandis que les transformations d’états sont spécifiées a ’aide du “Larch Interface
Language” (LIL), qui suit le paradigme des pré- et post-conditions.

Le Larch Shared Language est un moyen de décrire des types abstraits et des
théories qui sont adaptés a la spécification des programmes. Ses composants appelés
traits, sont utilisés pour écrire les pré- et post-conditions du Larch Interface Language,
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non pour étre implémentés. Par contre, ce langage commun permet d’utiliser les théories
du LSL pour faire la preuve que les programmes respectent les pré- et post-conditions
qui les spécifient.

2.1.4 Techniques par “plans de travail”

Ce sont des techniques ot la spécification d’origine est incompleéte, et ou les applica-
tions successives d’opérateurs de transformation générent & chaque étape une nouvelle
spécification, plus précise, jusqu’a obtenir un degré de complétude suffisant (programme
exécutable, par exemple).

Les motivations du projet PROPLANE (anciennement PLANO) [Sou93, SD95] sont
plus dans la connaissance de I'historique du développement que dans le résultat lui-
méme. En effet, la valeur ajoutée lors d’un développement vient plus de I'utilisateur que
de Poutil, et la conservation des choix d’application des opérateurs de développement
apporte:

e un support a la documentation du développement, qui facilite la compréhension
et I’évolution de la spécification;

e un support a la réutilisation. Le développement peut étre rejoué grace a la mé-
morisation des décisions prises lors des différentes étapes. Les justifications des
choix sont une aide non négligeable pour:

— déterminer 'adéquation a appliquer tout un développement & une nouvelle
spécification d’origine;

— réutiliser le produit lors de I’évolution d’un logiciel, en ne faisant évoluer que
les étapes ou les choix faits ne sont plus valides;

e une indépendance par rapport au langage support du résultat.

Le but avant tout organisationnel: il s’agit d’intégrer des outils de développement
et de coordonner les activités des développeurs en fonction de I'état courant du déve-
loppement. Mais malgré 'affirmation précédente que la valeur ajoutée vient plus de
l'utilisateur que de Poutil (méme si 'utilisateur ne peut apporter cette valeur ajoutée
sans cet outil), des stratégies et tactiques sont définies pour aider I'utilisateur. En effet,
le nombre d’opérateurs applicables & chaque étape est élevé.

Ces informations textuelles sont composées de: une situation (conditions d’appli-
cation), une heuristique (qui précise les criteres d’application, et 'orientation choisie),
une motivation (justification de 'application) et un guide de développement (suggestion
d’opérateurs pour la poursuite du développement).

Un exemple d’opérateurs qui permettent d’appliquer un processus de développement
générique (définir un type) et Uinstanciation de ces opérateurs sur une spécification (un
réseau téléphonique) sont décrits dans [DS93].

F. Losavio propose dans [Los91] une méthode de construction de programmes Ada
a partir de leurs interfaces. Elle est basée sur la décomposition de types abstraits
algébriques.
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Une bibliotheque de spécifications contient un ensemble de types abstrait algé-
briques d’usage courant, écrits en PLUSS [Bid89, Gau84]. Pour chacun d’eux, un
schéma de décomposition abstrait énumeére ’ensemble des sélecteurs applicables a un
objet de la sorte du type abstrait.

Une bibliothéque de programmes contient un ensemble de programmes (Ada) qui
implémentent les opérations des types abstraits algébriques.

Une bibliotheque de schémas de décomposition concrets contient pour chaque type
algébrique les fonctions Ada qui implémentent les sélecteurs des schémas de décompo-
sition concret.

Une bibliotheque contient des stratégies de construction, c’est-a-dire des schémas
de programmes qui utilisent les variables résultant de ’application d’un schéma de
décomposition concret, pour un calcul caractéristique (combinaisons, tests, etc).

La méthode de développement d’un programme & partir d’une interface Ada appe-
lée “probléme d’intérét” est 'application d’un schéma de décomposition concret sur un
parametre choisi de ce probleme d’intérét, et d’appliquer sur le résultat ainsi que les
autres parametres, une stratégie de construction de programmes. Nous pouvons com-
pléter manuellement le squelette de programme obtenu, ou bien appliquer & nouveau
la méthode décrite sur une des fonctions anonymes que la stratégie de construction a
utilisée.

2.1.5 Synthese

Nous distinguons les travaux qui se fondent sur la logique classique [MW71, MW81,
Pot88] de ceux qui sont basés sur le typage et la logique constructive.

La logique de Hoare a été développée pour pouvoir démontrer quelle est la signi-
fication des programmes. La sémantique est décrite par des prédicats sur 'état (les
variables) des programmes. Des régles énoncent comment les différentes constructions
de langage transforment ces assertions (calcul des plus faibles pré-conditions).

D’un autre coté, les objets et les programmes peuvent étre décrits par un typage
suffisamment puissant pour en décrire le sens.

Ces deux sémantiques permettent de considérer un programme comme une preuve
d’une formule logique (un théoréme) et donc d’assimiler la construction d’un pro-
gramme & la recherche d’'une preuve. Ceci est démontré par I'isomorphisme de Curry-
Howard [How69], qui montre la correspondance entre les systémes de preuve en dé-
duction naturelle et les A-calcul typés. L’extraction d’un programme a partir d’une
preuve d’un théoreme est possible si celle-ci est constructive, c’est-a-dire si nous sommes
capables de calculer tous les objets qu’elle met en ceuvre. L’axiome du tiers exclu:
A V —A est une proposition qui ne donne aucune information sur la prouvabilité de A
ou la prouvabilité de —A. Cet axiome de la logique classique est exclu de la logique in-
tuitionniste, ou il est possible, & partir d’'une preuve de A V B, de construire, soit une
preuve de A, soit une preuve de B. Ce caractére calculatoire des preuves intuitionnistes
est mis en évidence par la réalisabilité, notion introduite par S. Kleene en 1945 [Kle52].
11 existe différents formalismes constructivistes [TvD88], [Bee85], [Hey66], mais 1'ou-
vrage de référence dans le domaine de la réalisabilité est celui de A.S. Toelstra [Toe73].
La réalisabilité est le cadre théorique pour étudier ’extraction de programmes corrects
a partir de preuves constructives. Elle apparait de maniere essentielle dans des systémes
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tels que Nuprl de R. Constable [CABC86], “Automath” de Martin-L6f [ML80], le calcul
des constructions de Th. Coquand et G. Huet [CH87], [PM89] et AF-2 de J.-L. Krivine
[KPS87].

2.2 Dérivations

L’évolution des logiciels est rendue difficile pour les projets de taille réelle par la
recherche de l'efficacité dans le codage. Le passage d’un programme simple mais peu
efficace & un programme optimisé est une transformation & sémantique constante, qui
introduit des contraintes supplémentaires. Il est donc avantageux de pouvoir effectuer
les évolutions d’un systeme a un haut niveau d’abstraction, sans se préoccuper de
Iefficacité, qui est obtenue par des dérivations appliquées ensuite.

Vandervoorde, dans [Van94] montre qu’a partir des spécifications nous pouvons
définir de nouvelles optimisations, qui rendent l'interface générale plus efficace & utiliser,
ainsi qu’avoir une structure d’accueil adéquate pour les optimisation classiques.

2.2.1 Transformations

Nous utiliserons le terme de “texte” pour désigner un programme ou une spécifica-
tion. La catégorie des dérivations que nous appelons transformations est ’ensemble des
opérations qui operent une modification d’une partie d’un texte pour obtenir un texte
équivalent, sans apport d’informations supplémentaires.

Parmi ces opérations se trouvent les techniques de “pliages et dépliages” tres uti-
lisées dans les transformations de programmes & des fins d’optimisation: récursifica-
tion ou dérécursification, combinaisons de boucles, etc. Ces opérations sont décrites
dans [BD77, Dar83] ou dans [Sek88, SF86, PP88, AFQ86] pour les programmes lo-
giques (manipulations de clauses de Horn).

Robert Gabriel présente dans [Gab91] comment des techniques de transformation
de programmes peuvent étre définies en DEVA. Un exemple du schéma de “mouvement
de parenthéses” pour 'optimisation des fonctions récursives linéaires, est montré. La
preuve de la correction du schéma et les théories nécessaires sont données en DEVA.

2.2.2 Dérivations du Fonctionnel vers I'Impératif

Les nombreux avantages de chaque domaine: programmation fonctionnelle et pro-
grammation impérative ont motivé de nombreuses recherches sur la définition de sys-
temes ou langages qui allient les deux styles. David K. Gifford et John M. Lucassen
dans [GL86] montrent les différents avantages et inconvénients des deux styles, qu’ils
associent en un langage qu’ils qualifient de courant (fluent) ou des invariants sur des
valeurs sont comparés a des invariants sur des effets-de-bord.

Les spécifications algébriques ont la caractéristique d’étre fonctionnelles. Les lan-
gages fonctionnels sont reconnus pour leur puissance d’expression et leur sémantique
relativement directe. Ils permettent cependant des implémentations différentes, incluant
lordre de réduction applicatif (AOR, appel par valeur dans les langages de program-
mation conventionnels) ou normal (NOR, appel par nécessité; le résultat d’un calcul
effectué en utilisant ’appel par valeur differe de celui obtenu avec I’appel par nécessité,
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seulement si I'expression en argument produit des effets de bord), qui correspondent &
I’évaluation paresseuse ou stricte.

La transformation d’une spécification fonctionnelle en un programme impératif, et
I'utilisation de procédures existantes introduisent la notion de passage de parametres :
Caroll Morgan [Mor90] étudie la notion de raffinement de programmes qu’il note S T T'
pour “S est raffiné par T7. 11 utilise une sémantique basée sur les plus faibles pré-
conditions (wp), avec pour regle d’application de procédure, la régle de copie d’Algol
(insertion du corps de la procédure avec substitution des parametres renommés). Il
donne les regles de substitution capables de décrire le passage de parametres par valeur,
résultat, et valeur-résultat (in, out, in-out). Mais ces régles sont limitées au cas de la
substitution simple par nom et ne traitent pas le cas général de la substitution par
nom, ni de celle par variable. Ce cadre permet déja de montrer la perte de monotonie
lors de I'utilisation d’une procédure (ne plus avoir P1 T P2 = Pl{z\T]| C P2[z\T] )
et le phénomeéne d’alias qui apparait (lorsque deux noms distincts désignent la méme
variable).

Le cas de la substitution par variable est décrit par D. Gries dans [Gri82] comme
une forme efficace de 'appel avec passage par valeur-resultat, sans affectations initiales
ni finales des parametres effectifs. Cette extension n’est valable que si les parametres
effectifs occupent des emplacements en mémoire disjoints (sans partage).

Approche de Huimin Lin

Le contenu principal de Particle [Lin93] de Huimin Lin est de proposer une nouvelle
technique de vérification formelle de la correction de l'implémentation de spécifica-
tions algébriques dans un langage de la programmation impérative traditionnelle. Le
domaine dans lequel Huimin Lin exprime les propriétés (monotonie, régularité) de ses
implémentations est celui de la logique de Hoare, et se base sur les définitions et utili-
sations des “plus faibles préconditions”. Les travaux dont il s’est inspiré sont ceux de
Caroll Morgan [Mor90], E.W. Dijkstra [Dij76], D. Gries [Gri82] et C.B. Jones [Jon86].

Soit P un programme et R un prédicat, wp (P, R) est le prédicat le plus faible tel que
s’il est vérifié sur le domaine de P alors R est vrai apres I’exécution de P. C’est-a-dire:
soit B = wp(P, R), alors { B} P{R} et quel que soit le prédicat C' tel que {C'}P{R}
alors C' = B.

Huimin Lin présente :

e une méthode d’implémentation d’une spécification algébrique par un programme
impératif, et une technique de dérivation d’un terme dans cette implémentation,

e un critere de correction de la relation d’implémentation,

e une paramétrisation du critere de correction d’implémentation, dans une approche
observationnelle, ce qui permet de tenir compte des différentes sémantiques que
lon peut avoir pour les spécifications algébriques (sémantique initiale ou lache,
hiérarchique, . ..),

e une définition du raffinement des implémentations, ce qui permet de montrer que
le raffinement d’une implémentation est aussi une implémentation: le programme
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P a pour raffinement ), nous notons P C @ si et seulement si quelle que soit la
post-condition R, wp(P, R) = wp(Q, R).

e un lien entre les spécifications & base de pré- et post-conditions et les spécifications
algébriques.

Exemple, pour la spécification suivante des piles d’entiers:

type
stack-of-int
sorts
stk
constructors
New: —> stk
Push: (int,stk) —> stk
operators
Pop: stk —> stk
Top: stk —> int
exceptions
Undef-stk
Undef-int
variables
n: int
s: stk
equations
1: Pop(Push(n,s)) ==> s
2: Top(Push(n,s)) ==>n
conditions
1: Pop(New) raises Undef-stk
2: Top(New) raises Undef-int
end stack-of-int

Une implémentation I pour une spécification algébrique (hiérarchique, dans le cadre
présenté par Huimin Lin) consiste en:

e un type de représentation Ty avec un invariant Inv! et une relation d’équivalence
zg sur T pour la sorte s de la spécification,

e une procédure f! pour chaque fonction f : (sy,...,s,) = s.
f1 asoit n parametres d’entrée de sortes s . .. s, et un parametre résultat de sorte
s soit n — 1 parametres en entrée de sortes sj...s, 1 et s, = s en entrée-sortie.

Nous pouvons avoir I'implémentation suivante, ou la sorte stk est codée par une
paire “tableau et indice”, dont la taille maximum du tableau est 100 (invariant):

_ ) a:array[1l..100] of integer
Tstk = e
p:integer

ainsi que les corps de programmes suivants (op°! est équivalent de I’opérateur op dans
I'implémentation ST de Stack-of-int) :

New®!(result s) = s.p:=0
Pop®T(value-result s) = if s.p > 0then s.p:= s.p— 1 endif
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Top*!(value s,result m) = if s.p > 0then m := s.a[s.p] endif
Push®! (value n,value —result s) = if s.p < 100 then s.a[s.p+1],s.p := n,s.p+ 1 endif

La notation z,y := a,b est affectation parallele? de a & z et de b & .

Huimin Lin propose une méthode de dérivation de tout terme construit a partir
des opérateurs de Stack-of-int. Cette translation (_)! est définie récursivement sur la
structure des Y-termes.

A chaque terme ¢ est associée une variable auxilliaire r; qui désigne la variable qui
possede la valeur de ¢ dans le code qui en est dérivé. Une substitution 6, est introduite
pendant la transformation de ¢. Appliquée & 1, nous obtenons la variable effective
a laquelle ry se réfere (par exemple, si 7 est le parametre en mode value-result, .0,
désigne la variable qui se trouve & la position du parametre r;. Soit ¢’ 'opérande dans
t qui se trouve & la position de 7, alors 6, est telle que 7.0, = rp0y).

Une implémentation I est correcte (la transformation (_)! est définie pour transfor-
mer les termes en programmes) si toutes les équations sont satisfaites par 'implémen-
tation. Une équation VX -t = t’ est satisfaite par I'implémentation lorsque pour une
exécution de t! et de '/ avec des valeurs initiales identiques pour les variables de X,
les valeurs apres exécution sont identiques dans les deux cas. Ceci se traduit en termes
de plus faibles préconditions par I’équivalence des plus faibles préconditions des termes
dérivés des parties droite et gauche de chaque équation, lorsque les conditions de leurs
terminaisons sont égales et non fausses (valeur du prédicat T' de terminaison différente
de “faux”),

Pour étre générale, la notion de d’implémentation correcte est paramétrée par un
ensemble de termes clos appelés “observations”. Ces termes doivent étre conservés
différents tant qu’ils ne sont pas forcés a étre égaux par les axiomes (équations qui
définissent les opérateurs). Pour la sémantique initiale, ce sont tous les termes fermés,
pour la sémantique hiérarchique, tous les termes des sortes de base.

Une implémentation préserve le comportement de la spécification SP respective-

ment & '’ensemble d’observations OB.S si:

Vi, t' € OBS,I =t #t" A chaque fois que SP I/t =1

Limitations de la technique de dérivation d’un terme dans une implémentation de
Huimin Lin:

La régle de dérivation d’un terme ¢ dont un opérateur défini est en racine est la sui-
vante: soit ¢ = F(@1, o @i 1, by T 1y oo T 1 L s Tig 15 - > L),
0< iy <--- <4 <n, k>00u ti; ne sont ni des variables, ni des constantes,
la dérivation dans le cas ol f est un opérateur défini est la suivante:

I 4I. Y Y.
t — til’---,ti],---,tik’

1 .

f (xla s 7rti1 etil PRI ”rtiketik" .. 7$n’fla$n’)a
[re = zp] siig <n'
et et == 0 s !
[re — Ttik] b, Slig=n

2. Cette affectation permet de s’affranchir des conflits qui peuvent apparaitre lorsque des variables
sont a la fois en partie droite et en partie gauche de laffectation. Elle n’existe pas en Ada, langage
choisi pour notre domaine concret, et la méthode que nous proposons résout ces conflits.
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Le premier cas du calcul de 6; correspond a une procédure ou le parametre formel
de retour de f! est un parametre en sortie uniquement, dont le parametre effectif est
donc une variable “fraiche”. Le second cas correspond a une procédure ou le parameétre
formel de retour est un parametre en entrée-sortie et dont le parametre effectif est la
variable T, Otik qui contient la valeur de 'opérande & cet emplacement. La valeur n/
est soit n 4+ 1 dans le premier cas, soit n dans le second.

Cette technique n’est pas correcte lorsque plus d’un terme ?;; est implémenté par
une procédure qui modifie son dernier parameétre, et que le parameétre effectif utilisé &
cette position pour les différents ¢;; est une unique variable. Trivialement, cela revient
a traduire le terme append (reverse(x), reverse(z)), avec la sémantique habituelle des
opérateurs utilisés, en:

reverse! (z); reverse! (z);
append! (z, z);

avec le résultat dans z. Evidemment, le résultat n’est pas le méme dans le programme
impératif que dans le terme fonctionnel.

Par rapport a [Lin93], les avantages de notre approche, en dehors de 'aspect d’op-
timisation des duplications sont :

e notre lien d’implémentation est un objet formel qui décrit comment un construc-
teur ou opérateur quelconque peut étre interprété dans le domaine concret, pour
une représentation de ses opérandes,

e les opérateurs et constructeurs ne sont pas limités & un co-domaine mono-sorte,

e la correspondance des parametres n’est pas obligatoirement une méme position
pour un méme opérande,

e les sortes du co-domaine peuvent correspondre & des parametres formels autres
que celui en derniére position (ce qui ne restreint pas 'opérande modifié a celui
qui est placé en dernier) et n’impose pas la derniére sorte du domaine égale &
celle du co-domaine,

e les constructeurs et opérateurs définis peuvent indifféremment étre une fonction
ou une procédure.

Approche de Nancy Zambrano

Nancy Zambrano propose dans [Zam95] une dérivation des spécification algébriques
vers des programmes Ada. L’axiomatisation des opérateurs est définie par des pré-
et post-conditions. Pour les pré-conditions dont les assertions sont vraies, les post-
conditions définissent la valeur du résultat de 'application de l'opérateur concerné
sur ses opérandes. Des assertions semblables définissent le domaine d’application de
I'opérateur lorsque celui-ci est partiel.
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Les opérateurs sont de co-domaine mono-sorte (pas de produit cartésien de sortes)
et peuvent étre implémentés par des fonctions ou procédures. Le parametre formel
en sortie d’'une procédure, qui correspond au résultat de son application, n’a pas de
position fixée.

La dérivation se fait en deux étapes:

La premiére étape consiste en l'obtention d'une “spécification algébrique opéra-
tionnelle” qui combine pour les sortes et opérateurs dérivés, les types et interfaces Ada
correspondants, et des assertions sur les parametre formels des fonctions ou procédures
et sur le résultat dans le cas d’une fonction.

Exemple 2.1: Pour un opérateur pop de dépilement de pile, dont 'unité algébrique
est implémentée par un paquetage basé sur les listes:

procedure POP(mod S: STACK);
pre: is-empty-list(|s|) is-false
post: s’ = <tail(lsl|)>

Cette spécification algébrique opérationnelle est obtenue & partir de:
e la spécification algébrique d’origine & dériver,

e la “spécification de référence” qui est 'axiomatisation de tous les opérateurs uti-
lisés dans la spécification algébrique d’origine,

e la “signature opérationnelle” (interface Ada avec les parametres qui correspondent)
fournie pour la spécification algébrique d’origine,

e une “application de modélisation” R qui va des sortes et opérations de la signature
opérationnelle vers les sortes et opérateurs de la spécification de référence.

La seconde étape de dérivation d’une spécification algébrique opérationnelle vers
un paquetage Ada (implémentation concréte) est décrite en partie formellement : elle
consiste en une traduction du test que forme chaque précondition, suivi de la traduction
du calcul de la post-condition.

Définition : un terme simple est un terme qui ne contient pas de “if-then-else”. Le
terme pré-condition est un terme simple (de sorte booléenne). Le terme post-condition
est de la forme obtenue par application de la régle de distributivité du if-then-else tant
que cela est possible: un sous-terme if-then-else n’est jamais en position d’opérande
d’un terme qui n’est pas un if-then-else.

Les différents cas ou une nouvelle variable locale doit étre introduite (conflit d’acces
a une variable, incompatibilité d’utilisation d’un parametre formel avec son mode, . ..)
sont énumérés.

La dérivation d’un terme s’effectue classiquement en traduisant récursivement les
if -then-else imbriqués, et pour chaque terme condition d’un if-then-else ou sous-terme
then ou else qui est un terme simple, en appliquant récursivement la traduction de
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chaque opérateur sur la dérivation de ses opérandes. Il n’y a pas de probleme de desti-
nation commune & un if-then-else puisque le résultat de I’évaluation d’un if-then-else
n’est jamais utilisé dans un calcul. En fin de la dérivation de la post-condition, les
“return” ou les affectations aux parameétres de retour sont insérés aux endroits adé-
quats.

La méthode de dérivation proposée par Nancy Zambrano peut étre améliorée sur
différents points:

e 'application R qui correspond & notre lien d’'implémentation ne décrit pas expli-
citement la correspondance des parametres,

e les conflits d’utilisation de variables sont définis par une utilisation d’une variable
en tant que parametre modifié alors qu’il y a plus d’une occurrence de la variable
dans le terme & dériver. Ils sont résolus systématiquement en introduisant une
nouvelle variable locale ou est recopiée la valeur de la variable conflictuelle, et qui
est utilisée a sa place comme parametre modifié.

Le fait que seul un sous-terme then ou else d’un if-then-else est exécuté pendant
une évaluation de la post-condition, fait que les variables locales d’un sous-terme
then sont réutilisée comme variables locales du sous-terme else. Par contre cette
propriété n’est pas utilisée pour éviter de calculer des conflits entre les sous-termes
then et else d’un if-then-else.

Nancy Zambrano propose une extension de sa méthode pour traiter des opérateurs
dont le co-domaine est un produit cartésien de sortes, et qui sont donc implémentés
par des procédures avec plusieurs parametres formels en entrée-sortie. Cette extension
consiste en une séparation du calcul du résultat en des calculs disjoints de chaque
élément, du résultat (séparation de la post-condition en plusieurs post-conditions). Les
textes impératifs sont dérivés séparément comme il est décrit dans la theése, et sont
assemblés séquentiellement pour étre exécutés 1'un apres I'autre. Des duplications de
variables sont ajoutées dés qu’un texte dérivé modifie une variable utilisée par un autre
texte.

La séparation en plusieurs sous-calculs disjoints impose de dupliquer les calculs
communs, par exemple si 'on possede opérateur “let v = t1 in t3” qui définit une
variable locale v dont la valeur est calculée par t1, et qui est utilisée dans %9, et dont le
résultat, to est de sorte produit cartésien de sortes.

Cette méthode effectue dans certains cas des duplications, alors qu’un ordre adéquat
entre textes dérivés les aurait évitées. Lors d’un conflit d’utilisation d’un parametre
formel, une duplication est effectuée et la variable supplémentaire qui contient la valeur
dupliquée est utilisée comme parametre effectif en entrée-sortie. Il peut étre économe de
modifier directement le parameétre formel (et utiliser la duplication par les autres textes
conflictuels) lorsqu’il est en mode entrée-sortie et doit contenir précisément ce résultat.
Cette méthode ne traite pas les conflits qu’il peut y avoir pour les “affectations finales”
(lorsqu’elles correspondent & une affectation parallele, par exemple: z,y := vy, z). La
procédure SWAP définie de la maniére suivante sera implémentée par un code incorrect
si 'on ne tient pas compte des conflits dans les affectations supplémentaires :

procedure SWAP(mod X,Y: NAT);
post: '=y A ¢y ==z
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La méthode que nous proposons résout tous ces cas en ordonnant I’ensemble des calculs
de maniere & minimiser les duplications de sauvegarde.

Autres cas de dérivation

Bernd Krieg-Briickner décrit dans [KB86] comment passer d’une interface fonc-
tionnelle d’un programme Ada & une interface procédurale. Pour la transformation du
corps d’une fonction, autant de variables auxiliaires sont introduites qu’il y a d’appels
imbriqués de fonctions. Ces appels sont transformés en appels de procédures, mais les
programmes obtenus sont incorrects en cas de conflits d’accés aux parameétres formels
du programme.

Le travail décrit dans [BA90], effectué dans le cadre du projet PROPOS (PROgram-
mation par comPOSants) par Didier Bert et Cyril Autant est le point de départ de
la méthode de dérivation que nous présentons. Il consiste en une définition d’un cadre
formel des dérivations de spécifications vers des programmes. Il précise en particulier ce
que 'on entend par domaine abstrait (celui des spécifications) et par domaine concret
(celui des programmes). Les langages des domaines abstraits et concrets choisis sont,
respectivement LPG, et Ada.

Trois formes de dérivation sont proposées :

e dérivation fonctionnelle,
e dérivation orientée “type abstrait”,
e dérivation vers des modules encapsulés.

Pour chaque cas, le formalisme du domaine concret est donné, ainsi que le lien
entre la signature algébrique et I'interface Ada. Une axiomatisation des programmes est
décrite, qui en s’appuyant sur la logique de Hoare, permet de prouver qu’un programme
respecte des assertions sur ses entrées-sorties. Une fonction d’interprétation est définie
des objets du domaine concret vers ceux du domaine abstrait (la signature algébrique).
Une fonction § de dérivation de l'interface Ada a partir de la signature algébrique est
définie. La démarche de dérivation §# des corps de programmes Ada est finalement
décrite pour les trois formes de dérivation. Elle consiste en:

e mise sous forme fonctionnelle,
e séquentialisation des appels,
e détermination des dépendances de variables:

— déterminer les conflicts,
— déterminer les copies a réaliser,

— générer les calculs.
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Nous avons choisi dans notre these de résoudre le probleme de dérivation de corps de
programmes dans un cas qui s’apparente & la dérivation “type abstrait”. Nous n’avons
pas repris le codage du lien entre une signature algébrique et une interface Ada car
il imposerait une manipulation lourde d’indices (correspondance de parametres). Nous
lui avons préféré un codage en un seul objet fonctionnel (un combinateur) du “passage
de parametre & 'appel” ou de la “récupération de parametre en retour”.






Chapitre 3

Une méthode de dérivation de
spécifications algébriques vers
des programmes impératifs :
cadre, problématique et principe

3.1 Cadre et problématique

3.1.1 Systeme favorisant la réutilisation

Nous proposons de définir un systeme de transformation de spécifications algé-
briques en un langage impératif: utilisant & la fois le style fonctionnel et le style pro-
cédural.

Le développement se fait ainsi au niveau des spécifications algébriques, en bénéfi-
ciant de la clarté et de la sireté de la programmation fonctionnelle et de la sémantique
algébrique. L’efficacité n’est pas apportée par le langage de bas niveau seul, mais par les
possibilités d’optimisation offertes par une description initiale abstraite et un niveau
de réalisation ou les défauts des langages fonctionnels (par exemple la gestion de la
mémoire) peuvent étre supprimés.

Les bibliotheques algébriques existantes peuvent avoir plus d’une implémentation
impérative. La dérivation d’une spécification utilisant une bibliotheque doit donc abou-
tir & un programme utilisant toute 'implémentation de cette bibliotheque. Cette pro-
priété apporte plusieurs avantages :

e dériver toute spécification de maniére a la tester dans un contexte précis: sta-
tion ou processeur dédié, interface homme/machine différente, environnement ou
systeme d’exploitation particulier, ...

e réutiliser toute spécification par son intégration dans la bibliotheque algébrique,
soit par sa dérivation automatique, soit en fournissant sa réalisation concrete et
ce qui les lie.

e intégrer un programme impératif & la bibliotheque, et offrir ainsi son utilisation
a partir d’un langage de haut niveau. Ceci est possible des lors que l'on sait lui
associer sa spécification algébrique.
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Les systemes formels choisis sont, d’une part, le langage LPG pour les spécifications
algébriques d’origine (mais ce pourrait étre tout autre langage de spécification algébri-
que), et d’autre part le langage Ada pour le langage de programmation.

Ce systeme doit donc étre capable de passer d’un style purement fonctionnel : LPG,
a un style impératif (ot des modifications “en-place” de variables peuvent étre faites
par des affectations ou des appels de procédures): Ada, et permettre ainsi de réuti-
liser des bibliothéques de spécifications algébriques dont les implémentations en Ada,
validées, imposent les interfaces (ordre et modes fixés des parametres des fonctions ou
procédures).

Le schéma général est décrit a la figure 3.1 suivante.

Bibliotheque
,Spécifications Algébriq ~
Specif. Algébrique | <€——m—
\ est importé par
/mplémente / \
Définition des /Spécification Ada \ N

des opérateurs Integer Array
Impl. de List of Booleans
@ et Succ Impl. de .
Choix des Liens | : i | EmptyetCons L] :
d'Tmplémentation | H — !
en librairie \ t + r— L J
¢ Corps de programmes Ada T ™
' Integer [V Arra Array
Dérivation [ List] of Booleans
Spécification Ada standard de Dérivation
du programme @ and Succ standard de
f Empty et Cons
. I J

Dérivation
du Corps du
Programme

T~

utilise

Corps du programme
Ada

Fic. 3.1 — Systéme d’implémentation de Spécifications Algébriques avec Bibliothéque

Dans ce systéme, 'utilisateur qui veut transformer en Ada une spécification doit
choisir pour chacun des opérateurs de cette spécification son style : s’il souhaite obtenir
une fonction ou une procédure, son profil : le type et le mode (in, out, in out) de chacun
de ses parametres formels, et la correspondance des paramétres entre ceux de I'opérateur
algébrique et ceux de la fonction ou procédure dérivée.

Exemple 3.1: Ayant la  spécification de Dopérateur algébrique
sortnat : seqnat ->seqnat de tri de séquence d’entiers, et en sachant que la sorte
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seqnat est implémentée par le type listnat, nous devons indiquer pour une fonction
ou procédure de nom trier que nous souhaitons dériver, la correspondance de chaque
parametre :

1. function trier(l: in listnat) return listnat, I’opérande de
sortnat correspond a 1 et le résultat algébrique au résultat de ’évaluation de la
fonction.

2. procedure trier(1l: in listnat; ltriee: out listnat), l'opérande de
sortnat correspond au premier parametre 1, et le résultat algébrique au deuxieme
parameétre 1triee en retour de I'exécution de la procédure.

3. procedure trier(ltriee: out listnat; 1: in listnat), l'opérande de
sortnat correspond au deuxiéme parametre 1, et le résultat algébrique au pre-
mier parametre 1triee en retour de ’exécution de la procédure.

4. procedure trier(l: in out listnat), l'opérande de sortnat correspond a
I'unique parametre 1, et le résultat algébrique au méme parameétre 1 modifié
en retour de I'exécution de la procédure.

Le nombre de possibilités augmente avec I'arité de 'opérateur, et particulierement si
nous considérons les opérateurs dont le co-domaine est un produit cartésien de sortes:
chaque sorte du co-domaine, si elle existe dans le domaine, peut correspondre a un
parametre in out dans le cas d’une dérivation vers une procédure. Ceci est montré
dans ’exemple suivant :

Exemple 3.2: Soit 'opérateur suivant :

insdico: (string,seqlstring],dicolstring])
->(dico[string] ,boolean,seq[string])

un opérateur d’insertion d’un mot et de sa définition dans un dictionnaire, tel que:
insdico(m,ly,d;) = (da,e,l2) avec m un mot, [; sa définition, d; un dictionnaire, et
comme résultat do égal & d; augmenté du mot m et de sa définition, e un booléen égal &
vrai sim avait déja une définition dans dq, et [o sa définition précédente si elle existait.

Cet opérateur peut avoir comme implémentation, avec une correspondance évi-
dente :

1. procedure dicinsert(cle: in str20;
new_def: in liste_str20;
dico: in str_strlist._map;
new_dico: out str_strlist_map;
existe: out boolean;
anc def: out liste_str20 )

2. procedure dicinsert(cle: in str20;
new_def: in liste_str20;
dico: in out str_strlist_map;
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existe: out boolean;
anc_def: out liste_str20)

3. procedure dicinsert(cle: in str20;
def: in out liste_str20;
dico: in out str_strlist_map;
existe: out boolean)

De nombreuses conséquences découlent du choix du style et du profil. La premiere
est la forme de 'appel: soit t = g(t1,...,0p(...),...,t,) selon que op est dérivé en une
fonction F ou une procédure P, il pourra étre en position de parametre effectif dans
le code dérivé de ¢ ou devra précéder ce code. Dans ce cas, ce sera une variable (ou
une expression-gauche) en parametre effectif de sortie de P qui sera parametre effectif
d’entrée ou entrée-sortie du code dérivé de g. Une seconde conséquence qui rend plus
complexe la dérivation d’un texte impératif est la destruction de la valeur d’une variable
en parametre effectif d’un parametre en mode entrée-sortie. Ces cas seront détaillées
dans la section 3.1.3 traitant de la problématique.

3.1.2 Lien d’implémentation

Nous allons maintenant décrire le lien entre les composants d’une spécification al-
gébrique et ceux d’'un paquetage Ada. Chaque module de la bibliotheque algébrique
peut avoir plusieurs implémentations en Ada. Nous voyons donc dans la figure 3.1 de
nombreuses fleches de nom implémente, ce qui signifie que le paquetage en origine
implémente ou interpréte dans le domaine concret 'unité algébrique désignée.

La dérivation d’une spécification algébrique vers Ada se fera pour une implémenta-
tion fixée de chaque bibliotheque algébrique importée. Le lien entre un module LPG et
un module Ada consiste en une relation A entre la signature LPG et l'interface Ada.

Cette relation A est une application qui, a partir de la signature d’une spécification
algébrique LPG, permet d’obtenir U'interface Ada du paquetage qui implémente cette
spécification algébrique. Elle est nécessaire pour calculer la fonction d’interprétation (ou
d’abstraction) Z, ainsi que la fonction de dérivation (ou de concrétisation) A¥, inverse
de Z. La fonction A existe pour tous les modules algébriques de la bibliothéque, et doit
étre définie par 'utilisateur pour la spécification algébrique qu’il souhaite dériver.

La fonction A# de dérivation de 'axiomatisation d’un opérateur algébrique en corps
de programme Ada est une extension de la fonction A & 'axiomatisation des opérateurs
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définis. Son application est décrite a la figure 3.2 suivante:

Signature A= Interface Ada
Spec. LPG =
Axiomatisation T Corps de programme Ada
Z
g
3
g
&
Signature A Interface Ada
Spec. LPG =
Axiomatisation __ ——F A¥# Corps de programme Ada

F1G. 3.2 — Dérivation d’une Spécifications Algébrique avec Bibliothéque

Nous allons décrire précisément les différents composants de A, qui n’est pas un
simple morphisme de signature puisque pour des opérateurs implémentés par des pro-
cédures, les résultats peuvent apparaitre comme parametres supplémentaires (en mode
out), ou bien étre “repliés” sur des parameétres existants qui deviennent de mode
in-out. En effet, une correspondance de noms ne suffit pas.

Définition 3.1: Soit SP une spécification algébrique, SP = (X, F). La signature
Y = (5,9) est composée de ’ensemble S des sortes et 2 = C'U D 'union des construc-
teurs C' et des opérateurs définis D. L’ensemble E d’équations orientées constitue ’axio-
matisation des opérateurs définis de D.

Soit Agp le lien d’implémentation choisi pour SP (ou lien de dérivation défini pour
SP).

Agp = (Ay, A¥)

L’application de dérivation A% qui permet de dériver automatiquement les corps de
programmes impératifs des fonctions ou procédures qui implémentent les opérateurs
définis (lorsque I'on souhaite faire une dérivation) est décrite & la section 3.2.2 page 63.
L’application Ay a pour domaine la signature Y, et pour co-domaine une interface
Ada. L’obtention de cette interface est décrite dans la section 3.2.1 page 60.

Ay = (Ag,Ac,Ap) avec Ag, Ac, Ap les fonctions annexes suivantes :

Ag:S —> T est une fonction des sortes vers les types. Elle associe par exemple la
sorte nat au type integer prédéfini.
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Ac : C — (Ec, Ing, Oute, Isc, Selecte) est une application qui associe a4 un cons-

tructeur ¢ € C' une description de son implémentation en Ada et des informations
nécessaires a son utilisation, par un 5-uplet :

Vee C - Ac:c— (Ec(e), Inc(c), Outc(c), Isc(c), Selectc(c))

Lorqu’il n’y a pas d’ambiguité sur les ensembles d’opérateurs (constructeurs, ou
définis comme plus loin), nous omettons de les préciser pour les applications
&, In,Out, s, Select.

E(c) est texte impératif avec variables liées universellement dont 1’exécution réa-
lise 'application du constructeur ¢ en LPG. Ce peut étre un appel de fonction
ou de procédure, une séquence d’instructions ou une expression fonctionnelle
Ada. Par exemple I'opérateur standard cons pourrait avoir pour lien d’im-
plémentation dans le type liste:

E(cons) = [x1,x2|{new liste’(elem =>z;; succ =>z3)}

In(c) et Out(c) définissent comment se fait le passage de parameétres, et ou se

trouve le résultat en fin d’exécution de £(c): In(c) est une correspondance
des parametres de la fonction ou procédure ou des variables du texte Ada,
aux représentations des opérandes du constructeur. Qut est une correspon-
dance des parametres de la procédures ou des variables du texte Ada, aux
termes LPG dont ils doivent posséder la valeur apres exécution.
Les variables liées z; ...z, de £(c) = [z1,...,zp]{- -} dites d’entrée, qui cor-
respondent aux opérandes de ¢, sont alors obtenues par I n(c)fl(:vl, )
et celles dites de sortie, qui correspondent aux résultats de ’application de
¢, par Out(c) (1, ... ,xp).

Le testeur Is(c) est une fonction Ada booléenne qui, appliqué & une expression
Ada, renvoie la valeur vraz si celle-ci est une représentation d’un terme LPG
construit par c. Nous utiliserons une notation curryfiée : is®(x) pour Is(c)(x).

Le sélecteur Select(c) est une fonction qui, pour un entier i et une représen-
tation Ada d’un terme LPG ¢ construit par ¢, renvoie une représentation du
1€ sous-terme de profondeur 1 de £. Nous utiliserons une notation curry-

fiée: selectf(z), i € [1...Card(Dom(c))] pour Select(c)(i,x).

Ap: D — (€,In,0Out) est une fonction qui associe & un opérateur défini d une des-

cription de son implémentation en Ada et des informations nécessaires a son
utilisation. Pour d € D, In(d) et Out(d) sont les mémes que pour un construc-
teur. Pour intégrer a la bibliotheque une spécification et son implémentation, £
peut étre un texte quelconque, mais pour effectuer une dérivation, £ doit étre
uniquement la forme d’appel d’une procédure ou fonction. £, In et Qut sont en
effet nécessaires pour dériver une interface Ada d’une signature algébrique, ou le
code d’une procédure ou fonction & partir du terme en partie droite de I’équation
qui définit un opérateur.
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Le texte dimplémentation Ada E(c) d’un constructeur ou opérateur défini doit res-
pecter les mémes conventions que le corps d’une procédure Ada vis-a-vis de ses para-
metres : il ne doit pas modifier les variables li€es qui sont en entrée seulement, et de ne
pas lire la valeur de celles qui sont en sortie uniquement.

Dans les exemples suivants, les parametres d’une procédure appelée qui sont modi-
fiés sont soulignés. Nous observons dans 'exemple 3.3 que la variable liée modifiée est
celle qui est en entrée et en sortie. Par contre, si dans ’exemple 3.4, une représentation
du résultat algébrique est bien dans la variable liée de sortie, une variable d’entrée
uniquement a été modifiée.

Exemple 3.3: Soit append3 : (Seg[elem], Seq[elem], Seq[elem]) —> Seg[elem] un
opérateur algébrique qui effectue la concaténation de trois listes. Il peut étre implé-
menté en utilisant une procédure Ada APPEND(la: in out liste; 1lb: in liste)
qui concatene ses deux parametres et retourne le résultat dans le premier. Pour cela,
le texte Ada de £(append3) contient deux appels consécutifs & APPEND:

& (append3) = [l1, 12, (3]{APPEND(l1,l2); APPEND(l1,(3); }

avec en entrée [i,lo,l3 et en sortie [;. Ce qui donne avec notre notation,
In(append3) ™' (11, 1o, 13) = (11, 12,13), et Out(append3)™ (11,12, 13) = (1)

append3(x,y,2 = r
In Out

/

[11,12,13]{APPEND(I 1,12); APPEND(I1,13);}

Nous vérifions que I; qui est la seule variable modifiée par ’exécution de £ (append3)
est la seule & la fois en entrée et en sortie.

Exemple 3.4: En reprenant le méme opérateur append3 et la méme procédure
APPEND :

& (append3) = [l1,12,13]{APPEND(ly, I3); APPEND((y, l2); }

avec In(append3) (11, 1a,13) = (I1,lo,13), et Out(append3) *(I1,12,13) = (I1):

append3(x,y,2) = r
In Out

/

[11,12,13]{APPEND(I2,13); APPEND(I1,12);}
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Le résultat correct est bien dans [; apres ’exécution de €(append3), mais la modi-
fication de [ ne respecte pas les modes (entrée, sortie, entrée-sortie) des variables liées
de &, c’est-a-dire seul /1 modifié puisque:

I1 € In(append3) (11, 12,13) N Out(append3) (11,12, 13)

La définition formelle du lien A et de sa mise en ceuvre est faite & la section 3.1.5
page 53.

3.1.3 Problématique liée a I’introduction de procédures

La dérivation de la partie gauche de I'unique équation définissant 1'axiomatisation
d’un opérateur ¢ donne I’en-téte de la fonction ou procédure I'implémentant, ainsi que,
dans le cas d’une procédure, les variables qui sont les parametres formels destinations
des représentations du (ou des) résultat(s) algébrique(s). La dérivation du terme T
en partie droite doit donner le corps de cette fonction ou procédure. Nous appelons
“opérateur d’intérét” I'opérateur dont nous dérivons ’axiomatisation.

Soit A# une fonction d’implémentation de LPG vers Ada. Si ’on reprend le pre-
mier exemple de la section 3.1.1 sur la réutilisation, la traduction des équations de
sortnat doit tenir compte de certaines caractéristiques des choix de dérivation et des
bibliothéques. Les différents points & traiter sont les suivants:

Forme de ’appel, passage des paramétres effectifs et résultat: L’appel de la
fonction ou procédure trier est différent selon sa nature, 'ordre et le mode de
ses parametres formels. Nous choisirons pour simplifier des implémentations fonc-
tionnelles des opérandes de 'opérateur principal. Ce qui donne pour les différentes
implémentations de sortnat de 'exemple 3.1 page 42:

1. Vt: seqnat - A (sortnat(t)) = {trier(A#(t))}

2. Vt : seqnat - A (sortnat(t)) = {trier(A#(t) ,Z) } résultat dans z

3. Vt : seqnat - A (sortnat(t)) = {trier(z,A#(t)) } résultat dans z

4. Vx : seqnat - A (sortnat(t)) = {z := A#(t); trier(z) } résultat dans z

Forme impérative interdite en position d’opérande : Le texte dérivé d’un sous-
terme ¢ d’un terme T ne peut pas étre placé en position de parametre effectif
s’il n’est pas de forme fonctionnelle, c’est-a-dire s’il est dérivé en un appel de
procédure, une affectation, un “if -then-else”, une composition de ces instructions,
etc. Il est alors nécessaire de créer une variable intermédiaire :

Soit A# la premiére des implémentations précédentes, oli sortnat est
en forme procédurale. Soit z une nouvelle variable libre, et op un opé-
rateur dont I'implémentation est une fonction unaire foo. Nous avons :
A# (op(sortnat(r))) = { trier(x,z) ; } résultat: foo(z)
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Nous voyons que le code dérivé de tout terme comporte une partie procédurale,
dés lors qu’un opérateur ou constructeur de ce terme est implémenté par une
forme procédurale (appel de procédure ou affectation).

Forme d’opérande interdite en mode in-out : Le terme algébrique dont I'opéra-
teur principal devient une procédure avec un parametre formel en mode in-out
ne peut avoir comme parametre effectif un appel de fonction: celui-ci doit étre
une composition de sélecteurs primitifs du langages sur une donnée mutable : une
expression-gauche. Sinon une variable intermédiaire doit étre introduite:

A# (sortnat(tail(l))) peut étre dérivé en:

e soit trier (A#([).suivant)
dans le cas ou la queue de la liste n’est pas utilisée
ultérieurement et qu’une modification “en-place” est autorisée,
si £(tail) = [v]{v.suivant} est une expression-gauche,
In(tail) " (v) = (v) et Out(tail) ™ = < ¢ >

e soit w:= cdr(A#(l)); trier(w)
si E(tail) = [v]{cdr(v)} est un appel de fonction,
In(tail) *(v) = (v) et Out(tail) * = < ¢ >

Ecriture interdite d’un paramétre formel en mode in uniquement :
Une variable qui correspond & un parameétre formel de I'opérateur dérivé en mode
in uniquement doit étre dupliquée et sa duplication doit étre utilisée a sa place
en parametre effectif en mode out ou in-out dans un appel de procédure ou dans
une instruction d’affectation.

Lecture interdite d’un paramétre formel en mode out uniquement :
Une variable qui correspond & un parameétre formel de I'opérateur dérivé en mode
out uniquement doit étre utilisé uniquement en position gauche d’une instruc-
tion d’affectation ou en parametre effectif en mode out uniquement d’un appel
de procédure.

Nous venons de voir les différentes caractéristiques et contraintes de 1'utilisation
d’un langage impératif pour implémenter un opérateur algébrique. Nous devons en
tenir compte pour obtenir un code & partir de son axiomatisation.

3.1.4 Spécification source

Nous avons choisi de dériver des spécifications algébriques d’un sous-langage du
langage de spécification LPG (langage de programmation générique) comprenant :

e Un ensemble S de sortes,

e Un ensemble de constructeurs C, dont certains sont prédéfinis, et d’autres définis
par 'utilisateur,

e Un ensemble d’opérateurs définis D dont ’axiomatisation est définie par un en-
semble d’équations,
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e Un ensemble A d’équations orientées définissant I’axiomatisation des opérateurs
définis.

Particularité importante du langage LPG : le co-domaine d’un opérateur défini peut
étre un produit cartésien de sortes. Exemple: soient deux opérateurs :
op: (Sla s Sn) — (Sn-i-la cee a3n+m) et Opl : (Sn-i-lv cee 73n+m) — (Slla ) 3;;)
et n termes t1,...,t, de sortes respectives si,...,s, alors le terme op'(op(t1,...,t,))
est correct et a pour valeur un produit cartésien de p valeurs de sortes respectives
!/

sy , 8p- Lies opérateurs dont le co-domaine est un produit cartésien de sortes sont

implémentés par des procédures.

Les spécifications d’origine que nous dérivons sont :
e soit un type comportant :

— une sorte,

des constructeurs,

des opérateurs (optionnels),

— des équations orientées (définissant les opérateurs donc optionnelles).
e soit un enrichissement :

— des opérateurs,

— des équations orientées (définissant les opérateurs).

avec une déclaration de variables lorsqu’elles sont nécessaires dans les équations.

Nous montrerons dans la section 5 page 109 comment dériver automatiquement un
type concret (Ada) & partir de la déclaration des constructeurs, et section 3.2 page 60
comment dériver une spécification impérative (Ada) a partir de la signature et du lien
d’implémentation, ainsi qu’un texte impératif & partir d’un terme algébrique compre-
nant des variables (parametres formels). Ce texte impératif calcule la valeur du terme
quelles que soient les valeurs de certaines de ses variables, dites d’entrée, et affecte
éventuellement une représentation dans le domaine concret de la valeur algébrique du
terme dans certaines de ses variables, dites de sortie, et qui peuvent étre les mémes que
celles d’entrée.

La premiére étape & la dérivation est la transformation de toutes les équations
orientées qui forment 'axiomatisation de l'opérateur op que nous dérivons, en une
équation unique dont le terme gauche est sous forme op(zy,...,z,) et dont la partie
droite effectue a la fois le filtrage des parametres effectifs (pattern matching) et le
calcul pour chaque équation d’origine, de son terme en partie droite conditionné par la
réussite du filtrage en partie gauche.

Exemple 3.5: Soient les équations qui définissent 'opérateur last :

1 last(cons(z,nil)) ==> t1[xz]
2 last(cons(z, cons(y,l))) ==> tao[z,y,1]
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avec t1[z] = cons(z, nil) et to|x,y,l] = last(cons(y,1)).
Elles deviennent I'unique équation :

last(x) ==> if is-cons(z) then
if is-nil(select§®™ (x)) then t; (select{®™ (x))
else
to (select (™ (), select{o™ (select§?™ (z)), select§™ (select§?™ (z)))
endif
endif

qui est égale a:
last(x) ==> if is-cons(z) then
if is-nil(select§®™ (x)) then cons(select{®™ (z), nil)
else
last(cons(select ™ (select$®™ (x)), selects®™ (select$®™ (x))))
endif

endif

Il est bien stir possible d’optimiser 'application des testeurs et sélecteurs en les fac-
torisant et en stockant les résultats dans des variables intermédiaires lorsque plusieurs
sous-structures communes d’un méme parametre formel (c’est-a-dire d’une variable en
partie gauche de 1’équation produite) sont testées ou sélectionnées.

La compilation du filtrage nécessite la connaissance des implémentations des tes-
teurs et sélecteurs correspondants a tous les constructeurs qui apparaissent en partie
gauche des équations. Ce peuvent étre tous les constructeurs des sortes du domaine de
I'opérateur d’intérét, ainsi que les constructeurs des sortes des domaines de ces premiers
constructeurs, et ainsi de suite récursivement.

Nous imposons donc de fournir les implémentations des testeurs et sélecteurs pour
tout paquetage du domaine concret ajouté a la bibliotheque. La dérivation automatique
des implémentations des constructeurs telle qu’elle est définie dans la section 5 page 109
génere également les testeurs et sélecteurs correspondants.

Cette transformation d’une spécification vers une spécification considérée comme un
programme fonctionnel est décrite par une opération d’“introduction de conditionnelles
closes” dans [Pep91]. Dans [Kah86], Stephan Kahrs pose le probléme pour des équations
non orientées o la signature est composée d’un ensemble de sortes S, d’opérateurs dont
le domaine de chacun est une sorte de S, et de constantes qui sont des opérateurs a
domaine vide sans notion de constructeurs. Avec des regles de transformation, guidées
par des propriétés les opérateurs (commutativité, injection, ...) il permet d’obtenir
(sans terminaison assurée, comme ’algorithme de Knuth-Bendix, auquel sa méthode
est comparée) un systeme confluent de regles de réécriture, sans fixer d’ordre sur les
termes.

Philippe Schnoebelen, dans [Sch88] décrit une méthode de compilation de la sélec-
tion de I’équation (pattern matching) qui vérifie au fur et & mesure la couverture du
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domaine et permet d’indiquer si une partie du domaine de I’opérateur n’est pas couverte
par les équations qui le définissent, ou l'est par plusieurs équations. Cette méthode a
été implémentée par Philippe Turlier [Tur92] pour la compilation de Lotos vers C.

Nancy Zambrano dans [Zam95] décrit en détail ce passage vers une unique équation,
sous forme d’une post-condition sur les variables parametres formels de la signature
concrete (Ada). Une pré-condition sur ces mémes variables définit le domaine d’ap-
plication de 'opérateur si celui-ci est partiel. Pré-condition et post-condition qui sont
calculables & partir de la spécification d’origine, et signature concrete a fournir pour la
dérivation forment une seule spécification algébrico-opérationnelle :

Exemple 3.6: En reprenant ’exemple précédent dans le cadre des spécifications
algébrico-opérationnelle et avec une dérivation vers une fonction :

spec-op : LIST_OP
sort of interest: LIST
sorts : ELEM
ref-spec: LIST
operation:
function LAST(x: LIST) return LIST;
pre : is-nil(x) is-false
post : result =
if is-cons(x)then
if is-nil(select§™ (z)) then cons(select{™ (), nil)
else
last(cons (select (™ (select§®™ (x)), select§®™ (select§®™ (x))))
endif
endif

et pour une dérivation vers une procédure (qui ne permet pas d’avoir un parametre
formel en sortie uniquement) :
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spec-op : LIST_OP
sort of interest: LIST
sorts : ELEM
ref-spec: LIST
operation:
procedure LAST(mod x: LIST);
pre: is-nil(x) is-false
post: x’ =
if is-cons(x)then
if is-nil(select{™ (z)) then cons(select{*™ (x), nil)
else
last(cons (select (™ (select$®™ (x)), select®™ (select$®™ (x))))
endif
endif

Nous effectuons également une transformation au niveau du source pour tous les
sous-termes ¢ du terme & dériver:

t=f(..,z,...,2,...)
par
t=letv=xin f(...,z,...,v,...)

avec v une variable “fraiche” de la sorte de z.

3.1.5 Formalisme

,_ 2

Forme du code impératif généré :

Un texte impératif dérivé d’une équation algébrique définissant un opérateur c est
I'expression syntaxique du calcul d’une représentation d’une valeur algébrique (ou de
plusieurs dans le cas d’un co-domaine produit cartésien). Cette valeur peut étre une
constante, une variable, ou en général une expression fonctionnelle (que nous définirons
précisément plus loin), mais une partie du calcul de cette valeur peut étre sous forme
procédurale : nous pouvons devoir dériver un terme en un texte du style fonctionnel
pour diverses raisons (devoir faire un return, par exemple), mais le texte Ada dérivé
peut contenir des portions dont la seule forme possible est procédurale si I'un des
sous-termes & dériver contient un constructeur ou opérateur défini implémenté par une
procédure ou contenant une affectation. De plus, la partie procédurale de la dérivation
de ce sous-terme devra étre générée et exécutée avant le code réalisant le terme le
contenant.
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Nous notons:

[T] un texte T consistant en un calcul procédural: une séquence d’instructions Ada
d’affectation ou d’appel de procédure.

(T) un texte T consistant en une expression fonctionnelle, ou en un produit cartésien
d’expressions fonctionnelles : une variable, un appel de fonction, un aggrégat ar-
ticle ou tableau, une déréférence, une allocation, un composant indexé ou sélecté,
ou une composition de ces expressions.

(P, F') le résultat de la dérivation vers un texte impératif d’un noeud du graphe obtenu
par optimisation de l'arbre abstrait représentant '’axiomatisation d’un opérateur
défini. Le premier élément du doublet, P, est la partie procédurale et le second,
F, est la partie fonctionnelle.

Soient les fonctions Proc et Fonc telles que:

Proc([P], (F))
Fonc([P], (F))

P
F

Un texte dérivé ne contient jamais de partie fonctionnelle vide. L’évaluation de
celle-ci, apres exécution de la partie impérative éventuelle, est une représentation de la
valeur du terme algébrique codé au nceud du graphe traduit.

Exemple: ([read(x);], {x+1)) pourrait étre un résultat de dérivation.

Interprétation algébrique:

Par construction de la dérivation, & toute valeur des variables x d’un programme
Ada, nous pouvons associer une valeur abstraite ¢, soit par relation entre types et sortes
prédéfinis, soit par le mécanisme de construction standard des termes du chapitre 5.
Cette interprétation est appelée Z. Dans le cas de base des variables, nous avons :

I(x)=t
Pour toute expression Ada F(x) obtenue par dérivation, ou F est 'image de 'opérateur
abstrait f, nous avons inductivement :

I(F(x)) = F(Z(x))

Enfin, un programme P modifie les variables concretes x et calcule, s’il termine, un
certain état de ces variables. Nous notons par:

P = I(F)
I'interprétation algébrique de F dans ’état produit par I’exécution de P.

Les combinateurs:

Nous utilisons les combinateurs tels ceux définis par [Bac78], avec les notations
suivantes :

e Le combinateur 7; permet d’obtenir le :“*¢ élément d’une séquence, ou le projeté
du ™€ élément d’un produit cartésien :

Viell...n],V(z1,...,z0) - mi(T1,...,20) =T
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e Le combinateur ¢ est une constante: Vz - ¢(z) = ¢.
e Les séquences de combinateurs sont notées entre “<” et “>".

e La forme de construction est la simple application d’'une séquence de combinateurs
a un Objet : < fla s 7fn >($) = (fl(x)a s afn(x))

Exemple: < 7T37¢a ™ >(I,y,2,t) = (Z7 ¢,I)

Définition formelle de la fonction Ap(c) = (€, In, Out)

Soit ¢ : (S1,-.+,8n) = (Sn+1y---,Sn+m) Un constructeur ou un opérateur défini.
Dans le cas d’un constructeur, nous avons m = 1. Le lien A est identique pour un
constructeur et un opérateur défini. Nous I'explicitons dans le cas d’un opérateur :

Définition 3.2: £(c) = [x1...zp|{T} est un texte Ada dont les p variables
Z1...xp sont dites liées. Nous avons p > n, p >met p <n+m.

E(c) =[z1...2p{T} = BoundVars(E(c)) = (z1,...,zp)

Les variables de T autres que ...z, sont dites libres.

Définition 3.3: In(c) et Out(c) sont chacun une construction de p combinateurs
(p étant le nombre de variables liées de £(c)), qui sont soit un combinateur 7, soit le
combinateur ¢:

In(c):<P17--'7Pp> A ‘PiG[l...p] E{ﬂ-la"'aﬂ-n}u{(p}
OUt(C) = <P{,,Pp! > A Pile[l...p] € {Wl,,ﬁm}u{(‘b}

avec comme caractéristiques :

1. La représentation de chaque opérande de c est introduite dans une et une seule
variable liée de £(c):

Vin(c)=<Py...P,> Viell...n], 3je[l...p]-Pj=m;

2. La représentation du résultat (ou de chaque élément du résultat) est récupéré
dans une seule variable liée de £(c) :

VOut(c) =< Pi...P,>,Vie[l...m], Aje[l...p]-Pj=m;

3. Une variable liée de £(c), soit recoit une valeur comme parametre effectif, c’est-
a-dire par In(c), soit a sa valeur calculée dans £(c) et est considérée comme un
résultat récupéré par Out(c), soit elle correspond aux 2 cas précédemment cités,
mais elle possede toujours une valeur aprés 'exécution de &(c):

Viell...p]
VIn(c)=<P,...,P,> 3 -Po=¢=P #¢

VOut(c) =< Py,..., P, >
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4. Une variable liée de £(c) a la fois en entrée et en sortie correspond & des sortes
du domaine et du co-domaine identiques:

Viell...p]
VIn(c)=<Py,...,P,> - Pi#¢ N Pl #¢p=
VOut(c) =< Py,...,P) > Pi(s1...50) = P!(Sp41--- Snim)

In(c) est le combinateur d’affectation des parametres d’entrée (passage des para-
metres effectifs) et Out(c) est le combinateur d’affectation des parametres de sortie
(récupération du (ou des) résultat(s)).

Combinateur inverse des combinateurs In et Out:

Soit Pos une fonction qui renvoie l'indice de la position de son premier argument
dans la séquence que constitue le deuxiéme argument.

Définition 3.4: Le combinateur inverse In(c) ™" du combinateur In(c) d’un cons-
tructeur ou opérateur défini ¢ : (s1,...,8,) = (Sp41s---,Sn+m) avec m = 1 dans le
cas d’un constructeur est, pour In(c) = < Py,..., P, >:

In(c)f1 =< P{,...,P! > tel que Pile[l...n] = TPos(mi,In(c))

Le combinateur inverse Out(c) ™" du combinateur Out(c) = < Py, ... , P, > d’un méme
constructeur ou opérateur défini est calculé de la méme maniére que celui du combina-
teur In(c) (en remplagant n par m dans la regle précédente).

Les caractéristiques 1. et 2. de la définition 3.3 qui précede nous assurent que
Vi € [1...n] - Pos(m;,In(c)) et Vi € [1...m] - Pos(m;, Out(c)) ont bien une valeur.

Composition de combinateurs In ou Out:

Définition 3.5: Soient < Py,...,P, > et < P[,... ,Pé > deux combinateur In ou
Out tels que Vrj € < Pp,...,P,>-(j €[1...q]). Le combinateur “o” de composition
de ces deux combinateurs est défini par:

<P,....,P,>0<P,...,Pp>=<P,..., P > tel que:
viell...pl- (P =P(P,.... 7))
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Combinateurs de superposition:

Quelle que soit la forme de dérivation (fonctionnelle ou procédurale) de 'opérateur
défini ¢ dont le texte du lien d’implémentation est [z ... z,]{ T}, les variables auxquelles
il faut affecter les représentations des opérandes de ¢ sont : In(c) (21 ... zy,).

Dans le cas d’une forme fonctionnelle de dérivation, en affectant & In(c) ™' (z1 ... z,)
les valeurs respectives représentant t; ...t,, £(c) o In(c)(z; ...z,) a pour résultat une
représentation de c(ty ...t,). Dans le cas d’une forme procédurale de dérivation, les
variables dans lesquelles il faut récupérer le résultat sont Out(c) *(z; ... z,). Certaines
variables pouvant étre communes aux entrées et aux sorties, nous nous dotons de combi-
nateurs permettant de faire cette composition: @y, et ®r décrivent une “superposition”
de deux produits cartésiens d’expressions Ada ayant les mémes types pour leurs élé-
ments de méme position.

Définition 3.6: Soient (e;...e,) et (€} ...e),) des produits cartésiens dont chaque
élément est, soit une expression Ada, soit ¢, et tels que si ejcp1. ) # ¢ A €] # ¢ alors
e; et ) sont de méme type. Les combinateurs @&y, et @ sont définis par:

(e1--.ep) @r (€] ...ep) = (€] ...¢ep) telque: Vi€ [1...p]- | e;=¢ = ¢ =¢]

ei £ =>el =¢

et

(e1--.¢p) ®r (€] ...e,) = (e]...ep) tel que: Vi€ [l...p]- | ef=¢ =¢€] =¢;
/
2

Nous utilisons les combinateurs @y, et &g pour décrire la composition du passage
de parametres effectifs par In avec la récupération des résultats dans ces parametres
par Out.

Combinateurs de soustraction:

Soit un combinateur qui permet de supprimer d’un produit cartésien les éléments
qui appartiennent a un autre produit cartésien :

Définition 3.7: Soient (e;...e,) et (e} ...e}) des produits cartésiens dont chaque
élément est, soit une expression Ada, soit ¢, et tels que aucun produit cartésien n’a
plusieurs occurrences d’une méme expression. Le combinateur & est défini par:

(e1.-.¢p) © (€] ...€ep) = (] ... ¢;) tel que:

V’iE[l...p]. ( eie{ell...e;)} =>e;~':¢ )

e; € {e...ep} =€l =¢
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Combinateurs de choix:

Lors de la superpositions de 2 produits cartésiens, nous pouvons nous retrouver
avec plusieurs occurrences du méme élément dans le produit cartésien résultat, méme
si chaque produit cartésien initial n’a pas plusieurs occurrences d’une méme variable.
Ceci peut étre un inconvénient lorsqu’il s’agit de déterminer un produit cartésien de
variables qui doivent étre la destination d’un résultat.

Nous nous dotons alors de deux combinateurs qui permettent de calculer une su-
perposition de 2 produits cartésiens D et Dy sans occurrences multiples qui soit un
produit cartésien également sans occurrences multiples, et privilégiant un opérande ou
lautre:

D, @, Dy = Dy @, (D2 © Dy)
Dy Er Dy = (D1 o DQ) ®r D2

Parameétres effectifs modifiés ou non:

Soit t = ¢(t1,...,t,) ou t = ¢(t') un terme & dériver dont le constructeur ou opéra-
teur défini ¢ devient une procédure. Soit la dérivation de ses opérandes (ou de son unique
opérande de type produit cartésien) : A% (t1) = ([p1], {f1)),- .-, & (tn) = ([p1], {f2))
ou A*(t") = ([p'],{f1,---, fa)). Les parametres effectifs de £(c) doivent prendre pour
valeurs, les valeurs respectives de fi,..., f,. Chaque parameétre peut étre ’expression
correspondante de fi,..., f, (généralement une variable) mais lorsqu’il n’est pas une
expression-gauche (un parameétre formel en mode in, ou un appel de fonction, par
exemple), une recopie dans une variable intermédiaire doit étre faite.

Les parameétres qui sont modifiés par I'implémentation de ¢ sont déterminés par:

Pfy 015 oo fn) = {fienm) | fi € Out(c) ™! o In(c)(fu,- .-, fa)}

Les parametres non modifiés par 'implémentation de ¢ sont déterminés par :

Pf(fro-o s fn) = {ficiom) | fi € Out(c) ™" o In(e)(f1,-.., fn)}

Nous notons In-to-Out le combinateur qui permet d’obtenir les parametres d’entrée
correspondants en sortie aux résultats (¢,41,...,t,1+m) de I'évaluation de ¢, ou ¢ sinon:

In-to-Out(c) = Out(c) * o In(c)
Nous notons Qut-to-In le combinateur qui permet d’obtenir, pour une destination
fixée du résultat (plusieurs expression-gauches devant contenir chaque élément de la re-

présentation du produit cartésien résultat), leur correspondance en tant que parameétre
effectif d’entrée (modifié) :

Out-to-In(c) = In(c)™" o Out(c)

Exemple 3.7: Soit 'opérateur dblappend dont la spécification est la suivante :

operators
dblappend : (segnat, segnat, segnat) -> (segnat, seqnat)

equations
dblappend (L1, L2, L3) ==> ( append(L1,L2), append(L1,L3) )
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Soit le lien de dérivation de dblappend avec une procédure dblconcat qui renvoie la
représentation du doublet résultat séparément, dans le premier parametre qui est ainsi
modifié, et dans un parametre supplémentaire en quatrieéme position:

E(dblappend) =

[lmodl,laddl,ladd2,lres2]{dblconcat (lmod1l, laddl, ladd2, lres2)}
In(dblappend) = < my, w9, w3, >
Out(dblappend) = < my, ¢, p, w9 >

L’interface de la procédure qui implémente dblappend est la suivante :

procedure dblconcat(lmodl: in out listint;
laddl, ladd2: in listint;
lres2: out listint) ;

Nous avons :

In-to-Out (dblappend) = Out(dblappend) * o In(dblappend)
=< 7, ¢, P, T >1o < M, T, T3, P >
=< mM,T4 > 0 < W, M2, T3, P >
=< m,¢>

Out-to-In(dblappend) = In(dblappend) * o Out(dblappend)
= < Ty, M2, T, P >"1o < T, P, P, T >
=< m,m9, M3 > 0 < Ty, P, P, Ty >
=<, >
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3.2 Principe de la dérivation

3.2.1 De la signature algébrique a l’interface impérative

L’idée intuitive pour la dérivation de I'axiomatisation d’un opérateur défini est de
simuler le calcul abstrait par un calcul concret.

Nous avons pour Popérateur op : (s1...8,) —> (Spt1---Sptm) 'unique équation
orientée suivante ou «; ...y, sont des variables de types respectifs sj... s, :

oplay ...ap) ==> T[all“‘a;l]

avec {o] ...} C{ay...an}
Exemple:

Pour op : (elem, seq[elem], seq[elem]) —> seg[elem] 1’équation
op(z,y, z) ==> append(ins(z,y), z)

Pour plus de clarté, nous avons supposé que toutes les variables «; ... «, apparaissent

dans T et nous notons T[ ar...om] L’absence de certaines variables de «; ...« dans

T ne changeant rien & la dérivation. Nous avons également le lien décrivant le profil de
dérivation de op défini par £(op), In(op) et Out(op)

Nous proposons la méthode suivante pour la fonction A# de dérivation du code
Ada a partir de I’équation vue précédemment.

A (op(ay ... ap)) ==> A#(T[

al...an])

Nous posons A ((a ... ay)) = (21 ...2,) et op(ar ... an) = (it - - Q)
Soient (p41 - - . Tn4m) de nouvelles variables de types respectifs Ag(sp+1) - .- Ag(Sptm)-

Pour un opérateur dont le lien spécification LPG — interface Ada est défini, la regle
de calcul de la figure 3.5 détermine les assertions concernant les variables en parameétres
effectifs de la fonction ou procédure dérivée. En appliquant cette regle, nous pouvons
déterminer ’en-téte du programme Ada, ainsi que les variables des parametres formels
qui doivent représenter le résultat algébrique en dérivation impérative. La figure 3.3
suivante montre le passage du calcul abstrait au calcul concret :
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F1G. 3.3 — Du calcul abstrait au calcul concret

SN

Qptl- - -Opim . Ont1---Opim
lA# lA# lA# lA# lA# lA# lA# lA#
vary ... var., vary ... VAT,

N

£(op) (gei OOputg(Eolp)(xn_H...xn+m))> == Tlay .. an])

avec (vary ...vary) = Out(op) L (In(op)(z1 ... zn) & Out(op)(Zpst - - - Tnim))

A partir de I’équation définissant un opérateur, et de son lien d’implémentation,
nous pouvons déterminer sa spécification impérative, c’est-a-dire son profil (fonction
ou procédure, mode des parameétres formels) et dans quels parameétres formels doivent
se trouver en fin d’exécution du texte dérivé, une représentation du résultat algébrique
calculé par la partie droite de I’équation.

De maniere & garder une bonne lisibilité du texte impératif dérivé, nous conser-
vons comme noms des parametres formels de la fonction ou procédure dérivée, les
noms des parametres en partie gauche de ’équation définissant ’opérateur a dériver:
Ny, ...,0n) = (a1,...,0p) dans la figure 3.3, ot (v, ...,q,) sont alors des va-
riables.

La spécification concrete (Ada) de la procédure ou fonction se calcule de la maniére
qui suit :

Le style: une procédure si AP # ¢ - (Out(op) = < ...,P,...>) et une fonction
sinon.

Les types des parametres: (par-typei,...,par-type,) tels que:

(par-types, ..., par-type,) =
In(op)(Ag(s1),...,As(sn)) & Out(op)(As(Snt1)s---»As(Sptm))

Les modes des parametres: (par-modey,...,par-mode,) tels que:
In(op); # ¢ N Out(op); = ¢ = par-mode; = in
Vie[l...p]- | In(op)i # ¢ N Out(op); # ¢ = par-mode; = in out
In(op)i = ¢ N Out(op); # ¢ = par-mode; = out

Les noms des parametres: Pour une meilleure lisibilité, nous conservons les noms
des parametres formels de op comme parameétres formels de la fonction ou pro-
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cédure dérivée OP (sinon, le méme renommage devrait étre appliqué a la partie
droite de I’équation avant dérivation):

(par-nom ... par-nomy,)
= In(op)(A#(ay),. .., A (o)) @1 Out(op)(Tnits. - Toim)
— In(op) (@, ., n) B, Out(op) (Fas1s -+ Toym)

Et la spécification dans le domaine concret obtenue est :

e pour une procédure:

procedure &(op)(par-nom;y : par-mode; par-types; ... ;
par-nom,, : par-mode, par-typey )

e pour une fonction, ou p =n:

function &(op)(par-nom; : par-type; ... par-nomy : par-type,)return Ag(s,41)

Les variables aq, ..., a, sont pour certaines des parametres formels en entrée uni-
quement : P/?(aq,...,a,) et pour d’autres des parameétres formels en entrée-sortie :
P;’ﬁ_out(al, ..., ap). L’ensemble des premiéres est appelé Param , dans la dérivation de

et ’ensemble des secondes : Param -0yt La dérivation de T
-aan] [al,...,an]

[041, ..
se fait avec, dans le cas d’une procédure, connaissance de la destination des résultats :
(vary ...vary,). La dérivation du texte impératif en tient compte, et ajoute les affec-
tations des résultats aux parametres formels (var; ...vary,) dans le code dérivé (en
une seconde étape, nous pouvons attribuer & chaque sous-terme de T sa destination
lorsque celle-ci est calculable & partir de la destination (var; ...vary,) de T et des liens
d’implémentation des opérateurs de chaque sous-terme). Nous notons A#(mrlmmrm)

cette dérivation.

Exemple 3.8: Soit 'opérateur
op : (seqnat, seqnat, seqnat, seqnat) —> (seqnat, seqnat, seqnat)
défini par I’équation :
op(z,y,z,t) ==> (concat(concat3 (x,y, renverse(z)),t), concat(z,z), tri(concat(t,z)))

dont nous voulons faire la dérivation vers une procédure OP.
En chapitre 7 section 7.2 nous proposons une syntaxe pour la définition du lien
d’implémentation. Le lien d’implémentation (et de dérivation de op) est le suivant :

E(op) = [z,y,z,t]{0P(x,y,2,t) },
In(op) = < my, mp, w3, M4 >, Out(op) = < mo, p, 71,73 >

Soit Ag(seqnat) = listint, les types (par-type,...,par-types) des parametres res-
pectifs de la procédure OP sont :

In(op)(As(seqnat), Ag(seqnat), Ag(seqnat), Ag(seqnat))
@1, Out(op)(As(segnat), Ag(seqnat), Ag(seqnat))
= (listint,listint,listint,listint)
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Leurs modes respectifs (par-mode, ..., par-modes) sont (in out,in,in out,in out).
Les parametres formels de OP sont :

(par-noms ... par-nomgs)= In(op)(x,y, z,t) B Out(op)(vy,va,vs,vs)
= (z,y,2,1)

les variables v[; 4] ne servent pas car iln’y a pas de parametre en mode out uniquement.
La partie gauche de I’équation est dérivée dans le domaine concret en:

procedure OP(par-nomy : par-mode; par-typey . . . par-nomy : par-modes par-typey)
= procedure
OP(x: inout listint; y: inlistint; z: inout listint; t : inout listint)

et le terme T en partie droite de I’équation & traduire, doit étre dérivé en un texte Ada
qui, en fin d’exécution, doit contenir les représentations des résultats algébriques dans
les variables suivantes (ou étre une expression fonctionnelle si la destination calculée

est ¢):
Out(op)_l(par-noml, ... par-nomy)= < T, $, w73 > L(par-nom., ..., par-noms)
= < T3, M1, T4 >($,y, th)

= (z,x,t)

En conséquence, le texte dérivé est noté A#( 2,,1) (T).

3.2.2 Mise en ceuvre du lien A dans la dérivation par A*

Soient :
e c:(s1,...,8,) = (Sp41y--+,Sn+m) un opérateur défini.
e Ap(c) = (E(c), In(c), Out(c)) le lien de dérivation ou d’implémentation de c.

e un terme algébrique de LPG ayant c en racine:

t=c(ty,...,ty) avec ty : s1, ..., tn @ Sp
ou
t=c(t') avec t' = d(uy,...,ug) : (S1,---,5n)
e (f1,...,1,) le produit cartésien résultat de I'évaluation de (ty, ... ,t,) oude ¢’ dans

un modele choisi de la sémantique adoptée pour nos spécifications algébriques.
Le résultat de ¢ dans le modele choisi est .

e les types qui correspondent aux sortes du domaine et du co-domaine de c:

typ1 = Ag(s1), -, typn = As(sy)
et

typn+1 = AS(3n+1)7 ceey typn+m = AS(3n+m)

e z1...x, des variables de types respectifs typ; ... typ,.
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La correction du lien d’implémentation implique:

Dans le cas d’une dérivation vers une forme fonctionnelle, c’est-a-dire pour
Out(c) = < ¢,...,¢ >, m = 1 et les variables z; ...z, ayant pour valeurs res-
pectives des représentations des opérandes de c, les valeurs algébriques ¢ ...%,:

A*(t) = E(c) o In(c)(xy,...,T,)

et la valeur de I'évaluation de A#(t) est une représentation de .
D’apres l'interprétation définie en 3.1.5 nous pouvons écrire :

{vi= A#*(t); } = ZI(v) =1

Ce qui donne, en intégrant la dérivation des opérandes de c:

o pour t = c(ty,...,tn) avec A (1) = ([p1], (/1)) A% (tn) = ([pnl, (£n))

~

et ViE[l...n] . piiz(fi):ti

A#(t) = ([p1;- - soa] (E(€) © In(e)(f1, .-, fn)))

et la valeur de I’évaluation de E(c) o In(c)(f1,..., fn) apres I'exécution de
P1; - - Pn; est égale & une représentation de ¢:

{p1;---spn; } = Z(E(c) o In(c)(fi,---,fn)) =%
e pour t = c(t') avec A* (') = ([p";],{f1,---, [n)) et ' = Z(f') = v
A#(t) = ([p5],4E(c) o In(e)(f1,-- -, fa)))

et la valeur de ’évaluation de &(c) o In(c)(f1,..., fn) apres I'exécution de
p'; est égale & une représentation de t:

{p's} = Z(E(c) o In(c)(f1,---, fn)) =1

Dans le cas d’une dérivation vers une forme procédurale, c’est-a-dire lorsque
AP # ¢ - (Out(c) = <...,P,...>) et m > 1: solent xp11... Ty, des va-
riables de types respectifs typny1 - . . typn+m, par abus de notation, nous pouvons

écrire :
A#(t) = {E()In(e) (@1, .-, 2p) B Out(c)(Tnt1s- - s Tpym));}
et aprés exécution de A#(t), chaque élément du produit cartésien (fn41, - ., tnim)

est représenté respectivement par les variables:
OU’t(C)_l(In(C) (xla s axn) DL OUt(C) (xn+17 s 7xn+m))

En intégrant la dérivation des opérandes de ¢, tels qu’ils sont décrits dans la
dérivation fonctionnelle (plusieurs opérandes, ou un unique opérandes dont la
sorte est un produit cartésien de sortes simples):

e pourt =c(ty,...,t,) avec A (t1) = ([p1], {f1)), - - » A% (t) = ([pa]s {fn)) :
AF(t) = (p', f')
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avec

Pt =1 pi;.. ;pn;
Uicpt.ntzi = fis | fi € Prn-ow(f1s---, fn) A — LeftEzpr(fi)};

E(Un(e)(f,-- -, fn) B Oub(c)(@nt1s- s Tnym)); ]

L= (0ut(c) *(In(c)(fl,..., 1) @ Out(c)(Tni1s- - Tnim)))

tels que

Vie[l...n]- (fi € Pm-oulf1,-- fn) N ~LeftBzpr(f;) = f] = x;
N =(fi € Prp-out(fi,---, fn) N = LeftExzpr(f;)) = fi = fi

et apres exécution de p’, les variables de f! contiennent une représentation
de t:
t

"} =I(f"
o pour t = c(t') avec A (') = ([p';], {f1,---» fa)):

A (t) = (", ")

avec

=17
Uien..mizi = fis | fi € Prn-ow(f1,-- fu) A —LeftExpr(fi)};
E()Un(e)(f1,---, fn) &L Out(c)(Tnt1,- -, Tnim));]

' =0ut(e)" (In(e)(fi, .. f1) @ Out(e)(@nt1, .-, Tnsm)))

tels que

Vie[l...n]- (fi € Prn-out(fi,---yfu) N = LeftExpr(f;)) = f| = z;
AN =(fi € Prp-out(f1,---, fn) N mLeftExzpr(f;)) = fi = fi

et apres exécution de pt, les variables de f! contiennent une représentation
de t:
P} =I(f) =t

Dérivation avec détermination des parametres effectifs en utilisant la connais-
sance de la destination du résultat:

Les regles précédentes, décrites dans le cas d’une dérivation procédurale ne néces-

sitent que:

e le lien de dérivation A(c) du constructeur ou de 'opérateur défini

c:(81y-+38n) = (Sna1y---»Sntm),
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e le résultat A (¢y)... A#(t,) de la dérivation des opérandes t; ...t, de c,

e des variables “fraiches” (z1,...,z,), c’est-d-dire n’appartenant ni & £(c), ni a
A#(t1),..., A% (t,), de types respectifs Ag(sy),...,Ag(sy). Elles serviront de va-
riables intermédiaires en position de parametres effectifs modifiés (in out) a la
place d’expressions de A#(t;) ... A#(t,) qui ne sont pas des expression-gauches,

e des variables “fraiches” (z,41,...,Zntm), ¢’est-a-dire n’appartenant ni & £(c), ni
A AF(ty),...,A%(t,), de types respectifs Ag(sy11),...,As(n1m). Ces variables
ne seront utilisées comme parameétres effectifs que pour les parametres formels de
£(c) qui sont en sortie uniquement : Out(c) ™ (BoundVars(E(c))).

Dans le cas ou les destinations des éléments du résultat sont connus (des expression-
gauches), il nous est alors possible de déterminer leur position en tant que paramétres
effectifs de £(c), et lorsque ceux-ci sont & la fois en entrée et en sortie, de choisir entre :

Cas n°1 l'affectation a la destination de l’expression résultat de la compilation de
I'opérande, et d’utiliser la destination comme parametre effectif.

Cas n’2 l'utilisation de l'expression résultat de la compilation de l'opérande de c
comme parametre effectif de ¢ (lorsqu’il s’agit d’une expression-gauche) et de
Paffectation de celle-ci, modifiée, a la destination apres exécution de &(c).

Soient les expressions-gauches desty, . . . , dest,, (généralement des variables) ou dest; = ¢
si la destination n’est pas connue, qui doivent contenir chacune aprés exécution de
N#(c(t1,...,t,)), une représentation d’un élément du produit cartésien résultat. Si
destic(1..m) = ¢ alors I'expression-gauche contenant un élément du résultat doit étre
déduite des parametres d’entrée. Soit (di,...,d,) = Out-to-In(c)(desty, ..., desty,) le
produit cartésien dont chaque élément est, soit ¢, soit I’expression-gauche qui doit
contenir une représentation du résultat en fin d’exécution de A#(c(ty,...,t,)), et dans
sa position de parametre effectif modifié.

Cas n° 1, le parametre effectif est déterminé selon la régle suivante:

Vie[l...n] - (J;Z\ Edi{é”'(;ut(fl’ o ’fn)> = parametre effectif d;

fi € Prn-owt(f1,- -+, fn)
ANl ANdi=¢ = parametre effectif x;

A = LeftEzpr(f;)

fi g PIn—Out(fla .. 7fn)

fi € Prn-out(f1,--- 5 fn)
V A di=¢

N LeftEzpr(f;)

= parametre effectif f;
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Cas n°2, le parametre effectif est déterminé selon la régle suivante:

fi € Proout(fi,y---, fn)

Vie[l...n] - A = LeftEzpr(f;) = parameétre effectif d;
A di # ¢
fi € Prn-out(f1,-- -, fn)
A | N = LeftExpr(f;) = parametre effectif z;
N di=¢

fi & Prm-out(f1,---, fn) \ .
" (V LeftEzpr (i) = paramétre effectif f;

Nous montrons maintenant les regles qui définissent dans ces deux cas, le code dérivé
pour exécuter dans le domaine concret 'application de I'opérateur ou constructeur c.
e Soient pri,...,pr, les parametres effectifs assignés aux variables liées de £(c).

e Soient f{,...,f> les parties fonctionnelles de A#(t,),..., A#(t,) qui sont des
expression-gauches, et peuvent donc étre en position de parametre effectif modi-

fié:
Vie[l...n]-  LeftEzpr(f;) = f7 = fi
N = LeftEzpr(fi) = 7 = ¢
e Soient (fF"°, ..., fF"¢) les parametres d’entrée déterminés en fonction des para-

metres effectifs de £(c).

La regle de dérivation 3.4 suivante montre le cas n°1 ou les destinations connues
sont utilisées en priorité par rapport aux expression-gauches fc(1. 5] dérivées, pour étre
modifiées par la partie procédurale de A% (c(ty, ..., t,)).
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t oty € bttt -or toom
[p1;- -5 0n;
A% A Ui =i L # 1y | T z
E(C)(p’rlw'wprp); ]]
([pas (f1)) - (Ipnl, (fn)) P (st s furml)
avec

(pri,...,prp) = Out(c)(desty, ..., desty,)
@ In(e)(f7,- -, /)
& Out(e)(Tpt1y- - Tntm)

DL I’I’L(C)(fl, afn)
et

(f17 oo f2r0) = In(e) ™ (pra, ..., prp)
(st form) = Out(c) " (pry,...,pry)

Fic. 3.4 — Traduction dans le domaine concret de Uapplication d’un opérateur, desti-
nations connues des résultats en parametres effectifs.

La regle de dérivation 3.5 suivante montre le cas n°2 ou les expression-gauches
fic[1..n) dérivées sont utilisées en priorité aux destinations connues pour étre modifiées
par la partie procédurale de A#(c(t1,...,t,)). Soient (fP, ..., fPo5t) les parametres
de sortie déterminés en fonction des parametres effectifs de £(c).
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C —

ty ety tntl oo tnim

[p1;- -5 pn;

A# A# Uiep.m{f7 o= fis | 17 # fi} z z

E(e)(priy- - prp);

Uicpt..m{dest; == 7 | dest; # f7°
A dest; # ¢}]

(IoaT, (F1D) - - (Tpad, (fnb) P fovre e foiml)

avec

(pri,--sprp) = In(Q) (75 f7)

@, Out(c)(desty,...,desty)
@L OU’t(C) ($n+17 s 7$n+m)
DL I’I’L(C)( 1y--- afn)
et
U7 2 = Tnle) o pry)
(fPe .0 fRost)y = Out(c) ™ (pr1, - - -, pryp)
et
(fattseeo Jom) = (F7 . foost
®r (desty, ..., desty,)
Fic. 3.5 — Traduction dans le domaine concret de [application d’un opérateur,

expression-gauches dérivées des opérandes en parameétres effectifs

Conclusion
Nous avons présenté dans ce chapitre:
e le cadre pratique dans lequel se place la technique de dérivation ;

e une description semi-formelle du lien d’implémentation d’une spécification algé-
brique par un paquetage impératif;

e une énumération des différentes contraintes a respecter lors de la dérivation d’un
terme algébrique;
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une description du pré-traitement qui consiste a compiler la sélection d’équation
(“pattern matching”) pour obtenir une unique équation avec le terme & dériver
en partie droite;

le formalisme utilisé pour décrire le code impératif obtenu par la dérivation d’'un
terme algébrique;

le formalisme qui permet de définir les différents composants d’un lien d’implé-
mentation entre une spécification algébrique et un paquetage impératif;

le principe global de la dérivation et de 'obtention de l'interface du paquetage
impératif & partir du profil algébrique et de I’équation & dériver ;

les différents cas d’'un pas de dérivation, suivant les différents styles d’implé-
mentation d’un opérateur, les différents types de résultats de la dérivation de
ses opérandes, et selon que les adresses destinations des résultats intermédiaires
soient synthétisées ou héritées.



Chapitre 4

Résolution des conflits d’acces
aux variables, avec un cotut
minimum en duplications

4.1 Motivations, notations, principe
Soit 'axiomatisation de 'opérateur op définie par I’équation :

op(zy...x,) ==> T(:vl )

La dérivation de op(z; ...z,) avec l'information du profil de op, tel que cela est
montré en fin du chapitre précédent, permet d’obtenir 'interface de la fonction ou
procédure qui implémente op.

Pour obtenir le corps de programme correspondant a ’interface, nous devons dériver

le texte Ada qui permet d’évaluer le terme T( T1...Tn) dans le domaine concret. Pour

simplifier, nous conserverons les mémes noms de variables pour les parametres formels :
(21, 20) = A (1, 20).

4.1.1 Variable = valeur référencée par un nom

Dans le domaine des spécifications algébriques, nous ne manipulons que des valeurs.
Une variable z du terme T est donc:

e soit une des variables ;¢ 5] liées universellement,

e soit une variable intermédiaire définie par un “let = = t; in to endlet”, sous-
terme de T.

Dans le premier cas, la valeur de z est celle que x recoit en tant que parameétre formel
en partie gauche de I’équation, et qui est constante pendant tout le calcul du terme en
partie droite. Dans le second cas, x recoit la valeur du terme ¢, et possede cette valeur
pendant tout le calcul du terme t,.
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Conflits d’accés aux variables

Les sous-termes de T qui consistent en une application d’un opérateur 4 des va-
riables peuvent avoir comme code Ada équivalent, des instructions qui détruisent les
valeurs de ces variables:

Exemple 4.1: Soit 'opérateur d’intérét
apprev : (seqint, seqint) —> (seqint, seqint)

qui renvoie un produit cartésien dont le premier élément est une concaténantion des
deux séquences d’entiers opérandes, et le second élément, la séquence d’entiers en pre-
mier opérande rangés dans ’ordre inverse:

apprev(z,y) ==> (append(z,y), reverse(r))

Soient les implémentations de append par la procédure APPEND qui modifie son
premier parameétre, et de 'opérateur reverse par la fonction REVERSE.

Le terme & dériver est représenté par le graphe suivant:

En entrée uniquement———
En entrée-sortie:

Les utilisations des variables sont indiquées par les traits simples ou doubles, les dépen-
dances fonctionnelles sont indiquées par les fleches simples. La signification des fleches
en pointillés est donnée plus loin.

Nous voyons simplement que ’exécution de 'implémentation du append avant celle
du reverse modifie la variable z, et que sa valeur n’est plus correcte lors de 'appel de
la fonction REVERSE (exception faite lorsque y est la liste vide).

Des textes Ada possibles sont les suivants:

Incorrect ‘ Correct ‘ Correct ‘
APPEND (x,y) ; v1 := REVERSE(x) ; DUPLICATION(x,x2) ;
vl := REVERSE(x) ; APPEND(x,y) ; APPEND(x,y) ;

v1 := REVERSE(x2) ;

‘ Résultats dans: x, v1 ‘ Résultats dans: x, v1 ‘
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La résolution d’un conflit d’acces & une variable v s’effectue :
1. soit, pour une instruction 7 qui modifie v,

(a) en utilisant une unique duplication de v pour toutes les instructions qui
I’'utilisent apres 7 en lecture seulement,

(b) puis en utilisant & la place de v, une duplication dans une variable intermé-
diaire pour chaque instruction 7 qui 'utilisait et modifiait v apres 1,

2. soit en placant chaque instruction qui utilise v en lecture seulement avant toutes
les instructions qui la modifient.

Un ensemble de conflits sur une ou plusieurs variables peut se résoudre en utilisant
I'une des deux méthodes pour certains acces conflictuels, et 'autre méthode pour les
acces conflictuels restants. Il est clair que la seconde méthode est la plus économique, et
c’est cet ordre de précédence des calculs que nous voulons privilégier et qui est indiqué
dans I'exemple 4.1 précédent par un arc orienté en pointillés (la variable conflictuelle
est indiquée sur l’arc). Le but de notre travail est de résoudre ces conflits en respectant
au maximum l’ordre indiqué par ces arcs -----"-- » pour effectuer les calculs dans le
domaine concret.

Nous effectuons 'optimisation qui consiste & utiliser une donnée comme parameétre
effectif avant que sa valeur soit modifiée. Nous ne descendons pas & un niveau de détail
élevé qui consisterait a étudier quelles sont les parties exactes d’une donnée qui sont
utilisées et lesquelles sont modifiées. Ceci peut étre exprimé au niveau des algebres en
désignant des sous-termes au moyen de sélecteurs appliqués aux termes. Cette approche
plus fine n’est pas traitée dans ce mémoire et nous nous limitons & une granularité du
niveau des variables, qui sont dites utilisées ou modifiées totalement ou non.

Dans le domaine abstrait, au niveau algébrique, seul I’ordre de dépendance fonction-
nel doit obligatoirement étre respecté dans I’évaluation d’un terme: chaque sous-terme
doit étre évalué avant ’opération racine du terme qui le contient.

Nous considérons que 'ordre d’évaluation entre opérandes est une convention du
langage. Lorsque cette évaluation dépend du résultat d’un autre opérande, nous ’ap-
pelons ordre de dépendance opérationnel. C’est le cas du if-then-else et du let qui sont
traités & part des autres opérateurs. Les opérandes sont supposés ne pas pouvoir faire
des “effets de bord”.

De maniere a appliquer cette premiere optimisation, nous considérons également
que la propriété d’ordre quelconque d’évaluation des opérandes est vérifiée par le code
généré. Il est alors possible de réarranger les séquences de code entre elles lorsqu’elles
proviennent de sous-termes disjoints, de maniere a éviter les duplications de sauvegarde
des variables. Cette technique peut étre comparée a celles d’anticipation et de tempo-
risation de [MRT74] pour optimiser le temps d’exécution et ’espace mémoire utilisé.

4.1.2 Localisation des conflits

Le mode: utilisation ou une modification, d’une variables z qui apparait dans le
terme T & dériver: ¢t = op(...,z,...) et t € T, peut étre déduite du profil de la fonction
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ou procédure qui implémente op. Par contre cette variable peut également étre utili-
sée ou modifiée par un calcul lorsqu’elle contient le résultat du calcul d’un opérande
(en entrée-sortie ou sortie uniquement dans le texte Ada qui calcule cet opérande):
t'=op'(...,t,...) et t' € T avec z en entrée-sortie dans 'implémentation de op.

Nous proposons dans une premiére étape de ne pas introduire en sortie uniquement
dans un texte Ada dérivé, de variable des parameétres formels zi,...,z,, et de ne
reconnaitre les utilisations et modifications des ces variables qu’aux positions de T ol
elles apparaissent explicitement comme opérandes :

Exemple 4.2: Soit le terme T[ a dériver qui suit, pour lequel 'opérateur

z,Y, 2]
append possede la méme implémentation que précédemment :

L1z, y, -] = append(append (append(z,y),y), append (2, z))

N append(s,*)

N> append(e,*) N3 . append(s »)

N append(s,+)”

X y z

Pour chaque calcul, la variable qui en contient le résultat est encadrée.
Voici trois solutions possibles du conflit d’acces a z :

APPEND(z,Xx) ; DUPLICATION(x,x2) ; DUPLICATION (x,x2) ;
APPEND(x,y) ; APPEND(x,y) ; APPEND (x2,y) ;
APPEND(x,y) ; APPEND(x,y) ; APPEND (x2,y) ;
APPEND(x,z) ; APPEND(z,x2) ; APPEND (z,x) ;
APPEND(x,2z) ; APPEND (x2,2) ;
‘ Résultat dans: x ‘ Résultat dans: x ‘ Résultats dans: x2

Lorsque nous résolvons un conflit d’acces, dans le domaine concret, & une variable
qui est un opérande dans T (dans le domaine des spécifications), cette variable n’est
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pas source de conflits aux niveaux “supérieurs” (dans les calculs postérieurs), méme
lorsqu’elle apparait dans le texte généré, contenant le résultat d’un sous-calcul, et &
nouveau modifiée. Dans notre exemple, la résolution du conflit d’acces a z, entre les
calculs codés aux nceuds Ny et N3 résolvent les conflits qui pourraient exister entre
les calculs des noeuds Ny et N3, ou N7 et N3. Nous ne déduisons donc pas d’ordre de
précédence entre ces calculs.

Nous pouvons donc introduire des précédences entre calculs déduits des utilisa-
tions/modifications, au niveau concret, des opérandes qui sont des variables au niveau
abstrait. Ceci est vrai tant que les parametres effectifs du code dérivé de op(t1,...,tm)
sont “synthétisés” a partir des résultats du code dérivé de ty,...,t,, (parmi ces para-
metres, les seules variables de {zy,...,z,} sont celles qui contiennent un résultat de
t1,...,tm, et sont & la position de parametre qui leur correspond. Elles ne sont pas
introduites sous forme de parametre effectif en sortie uniquement).

4.1.3 Sous-ensembles d’acces conflictuels indépendants

Il est possible de partitionner les calculs en sous-calculs qui n’entrent pas en conflit
d’acceés aux variables, malgré leur utilisation des mémes variables selon des modes
différents :

Exemple 4.3: Le terme T doit ici étre dérivé en un corps de procédure qui calcule
deux valeurs. Les parametres formels en sortie de la procédure qui contiennent ces
valeurs sont z et z, dans cet ordre. L’opérateur append possede la méme implémentation
que dans ’exemple précédent :

T[:I:,y,z] = (append(z,y),if (r = y) then append(z,z)else append(y, z)endif )

/,dgplica{ion(x,z)
7 X" ~
(.")< ‘k ' Z

"~ duplicafion(z, x)

append(-,0)$' N if e then » elsee endif

‘
(e=9¢) append(® ,*) append(e ,¢ )- — — - duplication(y, z)
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Pour chaque calcul, la variable qui en contient le résultat est encadrée.

Le résultat du calcul du if-then-else doit étre contenu dans une unique variable
destination, car cette variable doit étre utilisée comme parameétre du calcul dont le
if -then-else est opérande. Nous rajoutons donc en fin des calculs then et/ou else des
affectations qui impliquent cette destination unique du résultat (ici: choix de z et
affectation de y & z dans le sous-terme else).

De méme, nous rajoutons également des affectations au calcul effectué en racine du
terme & dériver, lorsque le code & obtenir est celui d’une procédure et que parameéetres
formels de retour sont alors connus (ici: les résultats des calculs contenus dans z et z
doivent étre respectivement dans z et x).

Nous appelons ces affectations des post-affectations.

Les calculs des sous-termes then et else ne sont jamais effectués tous les deux.
Conséquences :

e les sous-termes then et else n’ont pas de conflits entre eux,

e ne sachant pas quel sous-terme, then ou else est exécuté, nous ne déduisons pas de
conflits entre ceux-ci et les sous-termes “externes” au if-then-else. Nous réglons
alors localement les conflits internes aux sous-termes then et else. Nous attribuons
ensuite I'ensemble de leurs utilisations et modifications de variables au terme
if -then-else (conflits d’acceés a x et y dans notre exemple).

Les post-affectations peuvent étre également sujettes & conflits, comme c’est le cas
dans notre exemple. Un seul ordre de précédence doit ici étre supprimé, et la variable
conflictuelle dupliquée (par exemple: v2:= x; x:= z; z:= v2). Nous voyons qu’il
s’agit d’un autre type de conflit, a résoudre localement aux post-affectations. Il ne
porte pas sur la valeur des variables & ’appel de la procédure, mais sur la valeur d’un
résultat de sous-calcul: il n’y a pas lieu dans notre exemple de déduire un conflit entre
les post-affectations de la “racine” et les sous-termes qui utilisent et modifient z et z.

4.1.4 Raisons et conséquences du choix d’un ordre d’évaluation entre
plusieurs sous-termes

Soient 2 sous-termes t1 et to d’un terme T. Chacun est dérivé vers un texte impératif
qui peut comporter des affectations destructives de variables ou des appels de procé-
dures. Ce que nous appelons “ordre d’évaluation” d’un terme par rapport & un autre
est ’ordre d’exécution du texte dérivé de I'un par rapport a celui dérivé de 'autre. Cet
ordre peut avoir plusieurs motivations, qui sont répertoriées selon les cas suivants:

1. L’ordre d’évaluation de ¢; par rapport a ts est fixé par la dépendance des calculs:
si t1 est sous-terme de to, le texte Ada dérivé de ¢; doit étre évalué avant celui
dérivé de ty. Ce qui revient a dire que le texte (instruction prédéfinie, d’affectation,
appel de fonction ou de procédure) qui implémente 1'opérateur en racine du terme
t1 doit étre exécutée avant celui qui implémente I'opérateur en racine du terme
to.
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2. Lorsque 2 sous-termes t; et to n’ont ni dépendance fonctionnelle ni dépendance
opérationnelle entre eux, il peut étre intéressant de leur affecter cependant un
ordre d’exécution du code dérivé en fonction des conflits d’utilisation de leurs
variables communes. En effet chacune peut induire un ordre suivant son mode
d’utilisation dans les texte Ada dérivés de t; et to, par la nécessité d’effectuer des
duplications de sauvegarde ou non pour résoudre les conflits d’utilisation. Notre
but est de minimiser ces recopies de sauvegarde :

(a) Sila variable est uniquement utilisée par tous les textes dérivés: ordre est
quelconque.

(b) Si la variable est modifiée par toutes les instructions l'utilisant dans les
textes Ada dérivés, une seule instruction pourra effectivement la modifier.
Il faudra choisir le sous-terme précis dont 'opérateur en racine sera dérivé
en une instruction modifiant cette variable, et faire une duplication de cette
variable dans des variables intermédiaires que modifieront les autres instruc-
tions concernées. L’ordre d’évaluation est donc quelconque (seule possibilité
d’optimisation : réutiliser les variables intermédiaires apres leur modification
par les autres instructions modificatrices, mais ces techniques de réutilisa-
tion d’espace mémoire sont bien connues, implantées dans les compilateurs
et nous ne les reprendrons pas ici).

(c) Si la variable est utilisée par certains sous-termes et modifiée par d’autres,
la recopie sera évitée s’il n’existe qu'une instruction modificatrice dérivée, et
que toutes les instructions utilisatrices peuvent étre exécutées avant. Le non
respect de cet ordre implique une duplication de sauvegarde de la variable.
Une exception sera faite lorsque la variable provient d’un parametre en mode
in uniquement, puisque ne pouvant étre modifiée, elle devra inévitablement
étre dupliquée dans une variable intermédiaire.

3. Pour résoudre un conflit d’affectation de plusieurs variables: lorsqu’un ensemble
de variables doit recevoir les valeurs d’un autre ensemble de variables, il y a
conflit si 'intersection des 2 ensembles n’est pas vide. L’ordre des affectations
doit alors étre calculé (par exemple si z,y, z doivent respectivement recevoir les
valeurs de a, z, z), et des duplications de variables éventuellement générées (par
exemple si z,y, z doivent respectivement recevoir les valeurs de z,x,y). Ces cas
peuvent arriver lorsque 'on doit ajouter des affectations pour que le résultat de
Pexécution d’un texte dérivé soit rangé dans une destination précise (cf la régle 3.5
page 69) : parametres formels de retour de 'opérateur d’intérét, ou pour que les
résultats des textes dérivés des sous-termes “then” et “else” d’un méme terme
“if -then-else” soient contenus dans les mémes variables.

4.1.5 Arbre abstrait

Nous codons en un arbre abstrait le terme T en partie droite de I’équation défi-
nissant 'opérateur d’intérét. Chaque nceud représente un terme dont les sous-termes
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opérandes sont les sous-arbres “fils” de ce noeud. Chaque nceud de cet arbre est indicé
et est noté N;.

Les arcs orientés d’un noeud de 'arbre A vers un noeud N signifient que le terme
codé en N; doit étre évalué avant j\f] Nous considérons donc comme des arcs toutes
les branches de l'arbre abstrait, orientées des nceuds opérandes N vers le nceud pere
Nj. L'ordre défini ainsi est appelé ordre de dépendance fonctionnelle.

Nous ajoutons & ’arbre abstrait tous les arcs représentant les ordres de dépendance
dus a la sémantique des opérateurs, tels le “if-then-else” ou le “let”, dont les opérandes
ne sont pas évalués dans un ordre quelconque. L’ordre défini ainsi est appelé ordre de
dépendance opérationnelle:

e & nceud qui code un “let © = t; in ty endlet”, nous ajoutons des arcs dont
Iorigine est le nceud qui code ¢; et dont les extrémités sont les noeuds qui codent
des sous-termes de t5 qui n’ont pas de sous-terme & calculer (aucun opérande, ou
uniquement des variables).

e 3 un neeud qui code un “if-then-else”, nous devrions ajouter les arcs dont 'origine
est le noeud qui code la condition booléenne, et dont les extrémités sont les noeuds
des sous-termes “then” et “else” qui n’ont que des variables en opérandes, ou
aucun opérande. Nous ne le faisons pas car nous avons montré en section 4.1.3
page 75 que la résolution des conflits ne peut se faire globalement entre des sous-
termes d’'un “then” ou d'un “else” et des termes qui ne sont pas sous-termes
du méme “then” ou “else”. Le nceud “if-then-else” est considérés comme un seul
nceud dont le texte dérivé de son opérateur utilise et modifie les variables utilisées
et modifiées par ses sous-arbres “then” et “else”.

L’arbre abstrait est décoré comme suit :
N .operateur est 'opérateur en racine du sous-terme représenté par le nceud i.
Nj.variable est la variable représentée par le noeud 4, qui est alors une feuille.

N .operandes est la liste des noeuds qui représentent les sous-termes de profon-
deur 1 du terme représenté par N; (ces noeuds représentent les opérandes de
Ni.operateur).

N;.op-dependance est la liste des noeuds qui doivent étre évalués avant le noeud
N; pour des raisons dues a la sémantique opérationnelle d’un opérateur prédéfini
(nceud définissant une égalité dans un “let” avant le nceud définissant la valeur
calculée). Les arcs ainsi définis sont ne peuvent étre supprimés.

N;. preaffect est la liste des noeuds qui codent des affectations aux variables qui
sont parameétres effectifs d’entrée du code dérivé pour Nj.operateur. Ces affecta-
tions sont effectuées avant appel de ce code (cf la regle 3.5 page 69).

N;.In est la liste des variables qui contiennent la valeur des opérandes de
N;.operateur, ceci aprés exécution des pré-affectations. Ce sont les variables qui
sont parametres effectifs d’entrée du code dérivé pour N;.operateur.
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N;. Out est la liste des variables qui contiennent le résultat aprés 1’exécution
du code dérivé pour N;.operateur, c’est-a-dire ses parametres effectifs de sortie,
avant les post-affectations.

N;. postaffect est la liste des nceuds qui codent des affectations des parametres
effectifs de sortie du code dérivé pour N;.operateur, i des variables dont nous vou-
lons qu’elles contiennent ce résultat (des destinations connues). Ces affectations
sont effectuées apres Pappel de ce code (cf la regle 3.5 page 69).

N;. destination est la liste des variables qui contiennent une représentation de
la valeur du terme algébrique codé dans 1’arbre dont N; est la racine (aprés les
post-affectations).

Nj. antecedents indique la liste des noeuds dont il serait avantageux d’avoir exécuté
le code dérivé avant celui de N;: c’est une liste de doublets tel (Z, j), & étant une
liste de variables a sauvegarder si 'ordre d’exécution n’est pas respecté, et j
I'indice du nceud dont le code dérivé doit étre exécuté avant celui de N;.

Nj;. sauvegardes indique la liste des nceuds qui effectuent des duplications de sau-
vegarde de variables opérandes dans le terme codé au nceud N; avant I'exécution
de son texte dérivé.

N;.anticipe est un booléen qui indique que le noeud doit avoir son code dérivé
exécuté par anticipation (c’est-a-dire que le noeud est un nceud antécédent d’un
autre noeud).

A partir des informations des attributs, nous allons calculer des ordres d’évaluation
entre noeuds. Chaque ordre supplémentaire, ajouté & ’arbre sous forme d’arcs orientés
(dont Dorigine est un nceud codé dans les “antecedents” de la destination) correspond
a un ordre d’évaluation qui économise une ou plusieurs recopies. Lorsqu’un cycle est
rencontré parmi ’ensemble des arcs du graphe ainsi créé, cela signifie que tous les
ordres d’évaluation ne peuvent étre respectés. Un arc au moins devra étre supprimé,
impliquant une ou plusieurs duplications. Nous devrons alors choisir quel est celui ou
ceux des arcs qu’il est possible d’6ter du graphe pour supprimer le ou les cycle(s),
générant un moindre cotut en duplications.

De maniere & pouvoir choisir un ordre d’évaluation optimal des sous-termes, nous
ne fixerons pas d’ordre d’évaluation de I'arbre représentant T (en profondeur ou en
largeur d’abord, de gauche & droite ou inversement parmi les parametres). La seule
contrainte est de respecter la dépendance fonctionnelle et opérationnelle des calculs.
Une évaluation de gauche a droite et en profondeur d’abord est choisie pour ’exemple
et n’interviendra pas dans l'optimisation mais dans la mise en forme du texte Ada
dérivé uniquement.

4.1.6 Principe

Soit A un arbre abstrait qui code un terme T' (nous employons le terme d’“arbre”
car nous ne considérons que les noeuds qui codent les calculs, et non les feuilles qui repré-
sentent les variables, et que ’on peut voir partagées ou non). Soit G un graphe orienté
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contenant 'arbre A, auquel nous ajoutons les arcs qui codent les ordres de précédence
souhaitables entre calculs. Les ordres codés par le arcs de G sont compatibles avec
lordre de réduction applicatif (celui des langages de programmation conventionnels,
puisque nous avons choisi Ada comme langage du domaine concret).

Notations: Un produit cartésien de variables sera noté ¥. Chaque arc du graphe G
du nceud N; vers le noeud N est défini par une relation R(N;, Nj) :

Définition 4.1:

R (Ni,Nj) est la relation entre les nceuds N; et N due a la dépendance des calculs.
Nous considérons a la fois les ordres de dépendance fonctionnelle (arcs de A orien-
tés du nceud opérande N; vers le pere Nj) et ceux de dépendance opérationnelle
(de maniére & respecter la sémantique des opérateurs prédéfinis. Dans le terme
“let x = t1 in t3” par exemple, le calcul de la valeur ¢; affectée a la variable x
doit précéder le calcul de tout sous-terme de ¢, dont x est opérande).

RE(Ni, ) est la relation entre les noeuds N; et N signifiant que 1'évaluation du texte
engendré & partir du nceud N; avant celui engendré & partir du nceud A est moins
cotiteuse car elle évite de dupliquer les variables ¥. Les arcs orientés N; — N
représentent cette relation de précédence.

u

Par abus de langage, nous notons R ’ensemble des arcs définis par cette relation,
et Ry lensemble de ceux définis par la dépendance des calculs (ensemble des arcs
de l'arbre abstrait). Nous notons également R, = R7UR.. Nous désignons par

R(Ni, Nj) un arc quelconque de R, lorsque la distinction entre son appartenance a

R ou & R. n’a pas d’importance (ni ’éventuelle variable partagée dans le cas d’un
arc de R.).

Les étapes suivantes de la résolution des conflits d’acces sont appliqués & G. Nous
noterons Ny, le noeud du graphe G qui représente le terme codé (il s’agit de N7 lorsque
G code le terme T en partie droite de I'équation & dériver).

L’algorithme de résolution des conflits d’acces aux variables procéde en plusieurs
étapes:

1. Nous calculons pour chaque noeud N les attributs destinations, les pré- et post-
affectations et les variables utilisées et modifiées par tous les noeuds du sous-arbre
dont N; est la racine. Ces attributs sont synthétisés & partir des attributs des
nceuds opérandes. Ils sont calculés en un parcours de tous les noeuds du graphe,
en profondeur d’abord:

e Calcul pour chaque nceud des pré- et post-affectations telles qu’elles sont
décrites par la regle 3.5 page 69. Ceci permet d’ajouter & ’ensemble des cal-
culs codés dans I'arbre abstrait, les affectations supplémentaires nécessaires
aux affectations du résultat final aux parameétres formels de sortie (quand
il y a lieu), ainsi que les affectations nécessaires & la dérivation d’un nceud
“if-then-else” pour avoir une destination commune aux résultats des deux
calculs des sous-termes “then” et “else”.
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e Calcul de I'ensemble des doublets N; x N tels que le nceud N; utilise des
variables # qui sont modifiées par le nceud Nj. Nous notons RZ (N;, N;)
la relation ainsi définie. Le respect de 'ordre d’évaluation de ces nceuds
détermine une duplication ou non de la variable. Les arcs orientés N; —
N sont ajoutés & I'arbre abstrait en attribuant les nceuds N; & Dattribut
antécédents de Nj.

Nous calculons & partir des utilisations et modifications qui sont obtenues au
nceud N7, les relations R entre nceuds qui doivent utiliser une variable avant
sa modification par un autre nceud.

2. Calcul de I'ensemble des cycles qui peuvent exister dans le graphe que nous venons
de construire.

3. Recherche de ’ensemble des arcs qui doivent étre enlevés pour supprimer les
cycles. Chaque arc enlevé signifiant une duplication de variable, les arcs sont
choisis de maniére & minimiser le cout en recopie (pour simplifier, le calcul de ce
colit sera estimé au nombre de variables recopiées, et 'algorithme tient compte
des cycles ayant des parties communes).

4. Traduction du graphe de calcul obtenu (d.a.g.) en un corps de programme & la
syntaxe Ada. Nous ferons une interprétation de ’ensemble du graphe ou, pour
chaque nceud évalué nous générerons le texte impératif correspondant.

Le graphe orienté sans cycle G' = ResConf (G) équivalent & G, et dont la dérivation
dans le domaine concret est sans conflit d’acces aux variables est tel que:

e VN € G- N € @, et la valeur calculée au noeud N dans le graphe G’ est celle
calculée dans le graphe G,

e YVR(N,N') € G un arc orienté, R(N,N') € G',
e VN € G tel que la variable z est modifiée N, VN’ € G, nous avons :

— soit N n’utilise ni ne modifie z,

— soit N utilise ou modifie z, mais N et N’ appartiennent, I'un & un arbre qui
code un sous-terme “then”, 'autre a un arbre qui code le sous-terme “else”
d’un méme “if-then-else”,

— soit N/ utilise = sans la modifier, et il existe une séquence de n nceuds de

G' [Niy,...,N;,] tels que:
Niy =N, N;, =N,etVjell,...,n—1]IRWN;,N;,,,) €G’
Remarque: R(N;;,Ni,,,) est un arc de RrUR<.

Conséquences : Soit G’ = ResConf(G) un graphe orienté qui code un terme T.
Chaque nceud code un sous-terme de T', et les arcs orientés codent les ordres d’exécution
entre les textes engendrés de chaque noeud pour calculer la valeur du sous-terme qui y
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est codé. Le graphe G’ est sans conflit d’acces & une variable entre les textes engendrés
de chaque nceud:

e Quelle que soit le variable x, parametre formel de 'opérateur d’intérét ou variable
définie par un let,

— si z est & la fois utilisée et modifiée dans G’, alors les utilisations se font
avant les modifications,

— si z est modifiée dans G', alors elle n’est utilisée qu’une seule fois en mode
entrée-sortie pour sa valeur de parametre formel de 'opérateur d’intérét.

e Soient ¢ et u deux sous-termes disjoints de T, G; et G, leurs graphes respectifs,
tels que les conflits internes & G4 doivent étre résolus indépendamment. Le graphe
G} = ResConf (Gy) doit étre considéré comme un unique noeud, et s’il existe un
conflit d’acces & une variable z entre un nceud N; de G} et un nceud Nj de Gy,
il doit étre résolu, soit en fixant un ordre de précédence entre les exécutions des
codes engendrés pour G} et Nj, soit en effectuant une duplication de sauvegarde
de z. Si G} n’est pas choisi pour utiliser ou modifier z, une unique duplication,
en un neeud duplication (z, z2) ajouté a Gy, est nécessaire. Nous remplagons alors
toute occurence de = dans G} par z;.

Exemple de 'application récursive de 1’algorithme de résolution de conflits :

Exemple 4.4: Soit le terme & dériver:

T = if b(g(z)) then
flg(z),x)

else
h(z)
endif

Les variables qui sont modifiées dans le domaine concret par le code engendré pour
appliquer 'implémentation de 'opérateur ou du constructeur dont elles sont opérandes,
sont soulignées. L’opérateur g, par exemple est implémenté par une procédure G qui
modifie son unique parameétre.



4.1. MOTIVATIONS, NOTATIONS, PRINCIPE 83

Soit le codage de T en un arbre abstrait ol les noeuds sont les suivants:

1 if e then . glse . endif
No pie)y  Nif@ ) No n(e)

Les destinations des résultats du “then” et du “else” sont supposées calculées (de
maniére & étre communes). Soit y la destination de Ny et Ny dans notre exemple.

Nous appelons récursivement notre algorithme de résolution des conflits (étapes 2,
3 et 4), sur les noeuds Ny : “then” et Ng: “else”.

Nous avons un conflit d’acces & = dans le sous-terme “then” car le texte dérivé
de N modifie z et doit (obligatoirement) étre exécuté avant celui dérivé de Ny. La
seule solution au cycle formé par Ny et N5 (N5 avant Ny pour respecter la dépendance
fonctionnelle, et Ny avant N5 pour éviter de dupliquer z) est que N5 modifie z et que
Ny utilise une duplication de z (dans le cadre général, nous préférons faire modifier
la variable conflictuelle plutét que sa copie, pour permettre d’avoir des modifications
successives d’'une méme variable, de maniere & obtenir un flot tel qu’il est défini au
chapitre 6).

Nous ajoutons donc un nceud N7 = duplication(x, x2) en attribut duplications de Ny
racine du sous-terme then, qui devient f(g(z),xs2). Si f est implémenté par une fonction
F avec les parametres dans le méme ordre que les opérandes de f, nous obtenons comme
code dérivé de Ny :

([duplication(z, 2); G(z); y = F(x,2); ], {y))

Les conflits des sous-termes “then” et “else” sont résolus. Les variables utilisées et
modifiées par le noeud “if-then-else” N7 (en tant que variables utilisées ou modifiées par
le texte dérivé pour l'application de 'opérateur ou constructeur de N7) sont considérées
étre celles des sous-termes “then” et “else”. Le nceud N utilise et modifie = sans conflit :

x est utilisée par N7 en N5 et N7,
z est modifiée par N7 en N.

Nous pouvons maintenant résoudre les conflits entre N7 et les autres noeuds: N5 et
N3. Les codes dérivés de N7 et N3 modifient tous les deux la variable v. Nous pouvons
donc choisir I'un ou Pautre pour la modifier, et deux solutions (avec notre méthode)
sont possibles:
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Nous ajoutons donc un nceud Ng = duplication(x,z3) en attribut duplications de
N1 et remplagons z par z3, soit dans N3, soit dans les sous-termes then et else:

([ duplication(z,x3); ([ duplication(z,zs);
G (x); G (3);
if B(x) then if B(z3) then
begin begin
duplication(xs, z2); duplication(z, x2);
G(z3); G(z);
y = F(z3,72); y = F(z,12);
end end
else else
y := H(z3); y := H(z);
endif ], endif ],
(y)) {v))
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4.2 Calcul des destinations et des affectations supplémen-
taires

Dans le cas du noeud N7 qui code le terme en partie droite de I’équation & dériver,
les affectations aux parametres formels de sortie de la procédure dérivée (quand c’est
le cas) doivent étre ajoutées. Dans le cas des nceuds “if-then-else”, lorsque les résultats
des sous-termes “then” et “else” ne se trouvent pas dans les mémes variables, les
affectations & des destinations uniques doivent étre ajoutées.

Nous calculons pour chaque nceud la destination de ses résultats dans le domaine
concret, en fonction de I'implémentation de I'opérateur en racine du terme codé par
le noeud, et des destinations des opérandes. Lorsque cette destination ne correspond
pas avec celle attendue (nceud N7, nceud “else” par rapport au nceud “then”), les
affectations supplémentaires, sous forme de nceuds de post-affectation

duplication (variable-origine, variable-destination)
sont ajoutées au noeud concerné. La destination correcte du résultat apres les post-
affectations est placée dans l'attribut destination. Les variables opérandes aprés les
pré-affectations sont placées dans Nj.In et les parametres de sortie avant les post-
affectations sont placées dans N;. Out

Les destinations sont calculées différemment selon les noeuds suivants:

Noeud feuille: Ia destination est égale & la variable que code le nceud:
Var(N) = (N.destination = N .wariable)

Noeud N codant un produit cartésien: soient D;c1., les destinations calculées
pour les n éléments du produit cartésien, la destination du noeud N est:

(Dy.destination, . .. ,Dy.destination)

Noeud N avec un opérateur constructeur ou défini: Soit N .operateur = op
lopérateur qui au nceud N est appliqué & n opérandes, et dont les destinations
calculées pour les n sous-arbres sont Djcq1. , (ou pour le produit cartésien des-
tination d’un unique opérande dont le co-domaine de l'opérateur est un pro-
duit cartésien de sortes). Nous utilisons la régle 3.4 page 68 avec & la place de

(f1,---, fn) les destinations des opérandes: (D1,...,D;,); & la place des destina-
tions connues (desty, ..., dest,,), un produit cartésien de m valeurs égales & ¢,
et avec (Tpit,-..,%Tnem) comme variables fraiches. Il n’y a donc pas de post-
affectations.

. Zper[eln} sont attribués a N. In,

. fgﬁtm] sont attribués & . Out et N. Destination.

Les affectations & effectuer avant la génération du texte par £(op) sont codées
dans des noeuds duplication(f;, fI") placées en N. preaffect.

Noeud N codant un “let” : Soient N*, NV et N'* les nceuds qui codent respecti-
vement les sous-termes “variable”, “valeur” et “terme”. Etant donné que la syn-
these de la destination de chaque noeud n’introduit pas de post-affectation pour
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lui-méme (excepté pour N7 dans le cas d'une procédure avec des parametres for-
mels en sortie ou entrée-sortie), nous ajoutons la post-affectation suivante & NV :
duplication(N'V. destination, N* .wariable). Nous affectons la variable de N (qui
est sa propre destination) en destination du nceud NV et la destination du nceud
N est celle de Nt

Une optimisation est de placer N*.variable en parameétre de sortie uniquement
NV si celui-ci est un neeud avec opérateur et que le résultat de NV est dans un
tel parametre (NV.Out € NV.In). N n’a pas de post-affectations.

Noeud N codant un “if-then-else” : Soient N¢, Nt et N¢ les noeuds qui codent

respectivement les sous-termes “condition”, “then” et “else” (les 3 opérandes du
neeud N). Soient D¢ = ANCdestinations, D' = N'.destinations et
D¢ = N°€.destinations, les destinations respectives des sous-termes “condition”,
“then” et “else”. Dans le cas ol les résultats des sous-termes “then” et “else” ne
sont pas rangés dans les mémes destinations, nous devons choisir une destination
commune et ajouter les affectations supplémentaires nécessaires au sous-termes
“then” ou “else”.

Nous devons éviter d’avoir une destination ol il y ait deux occurrences d’une
méme variable, et faire un minimum d’affectations. Soit D = (Di,...,D,,) la
destination choisie pour le noeud if-then-else N, nous devons ajouter en post-
affectation de Nt et A¢ les affectations nécessaires pour que ces deux nceuds
aient la destination D. Pour N par exemple, les noeuds duplication(z,y) ajoutés
en post-affectations sont tels que:

z =D}
iell...m] - A y=D;
Nz#y

Remarque: le nceud “if -then-else” n’a pas de post-affectation, et peut voir affecter
son résultat & d’autres variables s’il est lui-méme sous-terme “then” ou “else”.

Pour obtenir une destination commune, nous pouvons:

e soit choisir D! ou D¢,
e soit utiliser une heuristique qui permette d’obtenir une destination sans mul-
tiples occurrences, qui choisisse:
— les variables aux mémes positions dans D! et D¢,
— parmi les autres variables, celles qui sont des parametres formels.
Soient DYPf et D®P/ les destinations respectives des noeuds N* et N¢ on
n’apparaissent que les parametre formels :

Dt’pf(dﬁ’pf, ooy dbPTY avec:

pf _ gt
Vz’e[l...m]-{ =4

t
df € Paramp-ouwt U Paramoy = d;
dt & Paramp, out U Paramoy = df’pf =¢
Le calcul est similaire pour D®P/. Nous complétons D“P/ avec les paramétres

formels de D®P/, qui n’apparaissent pas dans D"/, et ensuite avec les va-
riables locales de D’ :

D = (0*?/ @y, D*?/) @, D!
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ou, A partir de D®P/ :
D = (0°?P/ @, D*P/) @ D°

e soit effectuer une recherche exhaustive parmi tous les produits cartésiens
possibles, sans multiples occurrences, constitués de variables de D! ou D¢, de
sorte que les affectations & ajouter en post-affectation aux nceuds N et N¢
soient de cout en duplications minimum.

Noeud N : dans le cas ou 'opérateur d’intérét est implémenté par une fonction, le

calcul des destinations de N se fait normalement comme il a été décrit plus haut.

Lorsqu’il s’agit d’une dérivation vers une procédure, nous connaissons les para-
metres formels de sortie ou d’entrée-sortie de la procédure dont nous dérivons
le code, qui doivent contenir une représentation des résultats algébriques en fin
d’exécution de ce code. Nous noterons ces parameétres di,...,d,, dans 'ordre des
termes algébriques qu’ils doivent représenter :

(di,...,dm) : (As(Spt1), -+, As(Sntm))

La destination du nceud N; se fait differemment suivant les cas:

e Noeud N feuille ou produit cartésien: la destination, égale & Ni. Out se
calcule tel qu’il a été décrit précédemment, puis en lui ajoutant des noeuds
de post-affectation duplication(z,y) tels que:

Ir = N 1- 0uti
e[l...m]-| ANy=4dq;
Nz#y
La destination de Nj est alors égale aux paramétres formels en sortie ou
entrée-sortie (di,...,d;,,) de 'opérateur d’intérét.

e Noeud N avec un opérateur défini: par rapport au calcul décrit précé-
demment, nous utilisons (di,...,d;;) a la place de la destination connue
(desty,...,desty,).

e Noeud N; codant un “if -then-else” : la destination du nceud n’est pas choisie
parmi celle de ses opérandes “then” ou “else” mais est fixée directement &

(d17 s 7dm)‘

Exemple 4.5: (suite de 'exemple 3.8 page 62).
L’équation définissant op est:

op(z,y,z,t) ==> (concat(concat3 (x,y, renverse(z)),t), concat(z,z), tri(concat(t,z)))

et nous avons déterminé avec le lien d’implémentation de op que la dérivation du terme
T en partie droite de ’équation doit étre un texte dont le résultat & l’exécution est
rangé dans (z,z,t)

Le fichier décrivant le lien d’implémentation en bibliotheque des opérateurs utilisés

dans I’équation contient les définitions suivantes:

Operators
concat3 ->> CONCAT3($3:in, $2:in, $1:in): out($4)
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concat ->> CONCAT($1:in out($3), $2:in)
tri ->> TRI($1:in): out($2)
renverse ->> RENVERSE($1:in out($2))

Ce qui donne pour lien d’implémentation :

e concat3 reste sous forme fonctionnelle, mais 'ordre de ses parametres est inversé
par rapport a celui de 'opérateur :

E(concat3) = [x,y, z]{CONCAT3(x,y,2) },
In(concat3) = < w3, mo, m >,
Out(concat3d) = < ¢, ¢, ¢ >

e concat devient une procédure dont le résultat est retourné dans le premier para-
metre :

E(concat) = [z, y]{CONCAT (x,y) },
In(concat) = < mp,my >,
Out(concat) = < 71, ¢ >

e {ri reste sous forme fonctionnelle:

E(tri) = [z]{TRI(x)},
In(tri) = < m >,
Out(tri) = < ¢ >

e renverse devient une procédure qui modifie son unique parameétre :

E(renverse) = [x]{RENVERSE(x) },
In(renverse) = < m >,
Out(renverse) = < m >

Nous pouvons donc déterminer quelles sont les destinations de chaque noeud, depuis
les feuilles jusqu’d la racine Ni. Le terme T, partie droite de I’équation définissant op
est représenté par ’arbre suivant :
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_ - MNj; duplication(vl, 2)

"~ N2 duplication(v2,t)

N concat(s o) N tri(e)

1
Ne cat3(- s e) N3 concat(s »)

N7 renverse(

2

X y z t

Les arcs simples indiquent une utilisation d’une variable, les arcs doubles une uti-
lisation avec modification. Les destinations calculées sont encadrées a coté de chaque
nceud. Les post-affectations sont des noeuds & droite du nceud auquel ils sont liés par

des arcs en pointillés.
Le codage de ’arbre abstrait est:

N7+ position 0.1.1.3 = renverse(z)

Nes: position 0.1.1 concat8 (x,y,N7)
Ns: position 0.1 concat (NG, t)
Na: position 0.2 concat(z, z)

Ns @ position 0.3.1 concat(t, )

Nz : position 0.3 tri(N3)

Ni: position 0 (N5, Na, N2)



90 CHAPITRE 4. RESOLUTION DES CONFLITS D’ACCES AUX VARIABLES

4.3 Calcul des relations R

Les relations RY(N;,N;) sont codées dans larbre abstrait par:
(i,7) € Nj.antecedents. Les relations R7(N;, Nj) sont codées dans larbre abstrait
par: i € Nj.operandes. Chaque variable v € ¥ de R% (N, Nj) est notée V(a,p) AVEC G
et b respectivement les indices d’opérandes de v dans N; et Nj, quand v a plusieurs
occurrences parmi les opérandes de N; ou Nj, et avec des modes différents dans le
domaine concret.

Remarques:

e Plusieurs arcs de R ne peuvent pas avoir les mémes extrémités, c’est-a-dire que
D I . . w A i — —
nous ne pouvons pas avoir : RZ(N;, Nj) € Re et RE(N;, Nj) € Re avec ¥ # .

e Plusieurs arcs d’extrémités différentes de R peuvent étre “annotés” par les
mémes variables, c’est-a-dire que nous pouvons avoir: RZ (N, N;) € R<
et RE(Np, Nik) € Re aveci £ h V j # k.

e Conséquence: deux noeuds peuvent, pour résoudre des conflits sur des variables
partagées différentes, devoir étre évalués selon des ordres contraires, c’est-a-dire
. DU A . ] . ;
que nous pouvons avoir : RY (N, N;) € Re et RE(N;,N;) € Re avec v # w.

Nous cherchons l'ensemble des relations R (N, N;) qui peuvent étre déduites de
T. Ces arcs codent des ordres d’exécution entre textes dérivés des nceuds, de maniere
a conserver la valeur d’un parametre formel référencé par un noeud et désigné par son
nom.

La dérivation du texte correspondant & ’application de 'opérateur en racine de
chaque noeud comme cela est décrit par la régle 3.4 page 68. La correction de la déri-
vation implique que le texte dérivé pour chaque noeud soit appliqué & des parameétres
effectifs qui représentent les valeurs des opérandes de ce noeud. Le calcul de ces para-
metres effectifs se fait en partant des feuilles vers la racine du terme T (en calculant
les destinations des sous-termes t = f(t1,...,t,) de T en fonction des destinations
des sous-termes opérandes ti,...,t,). Nous n’introduisons que des variables fraiches
en parametres effectifs de sortie uniquement. Tout conflit d’utilisation d’une variable
z selon des modes différents par les codes dérivés de deux noeuds N et N’ qui codent
respectivement les termes ¢ et ¢’ a pour origine:

e soit z est un opérande de N' (ou ),

e soit z est un opérande d’un sous-terme ¢; (out}) de t (oudet') et il existe ¢y, ..., t,
(ou t,...,t,) tels que ticpy,. 1) (ou ] €l }) est opérande de l'opérateur en
racine de t;1, (ou t; ) avec tn =t (ou t’ = t’)

Un conflit d’utilisation de z entre le texte dérivé du noeud N et celui du nceud A’ ou
z n’est pas un opérande, implique qu’il existe un conflit d’utilisation entre N et un
noceud N qui a z en opérande, et qui code un sous-terme ¢’ du terme ' codé en N'. La
résolution du conflit entre N et N résout le conflit entre les textes dérivés de N et .
Nous ne considérons donc les conflits qu’entre noeuds ou une variable est un opérande
des termes codés, et est utilisée selon des modes différents par les codes endendrés. Nous
ne faisons pas de résolutions de conflits entre les noeuds de post-affectation et les nceuds
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de 'arbre abstrait, car un méme nom de variable ne référence pas la méme donnée : pour
un neeud de post-affectation duplication(z,y) d’un nceud N, x représente un élément
du résultat (ou le résultat entier) de I'évaluation du terme codé en N. L’utilisation de
z en opérande d’un noeud de ’arbre abstrait représente par contre un parametre formel
(ou une variable d’un “let”). Les nceuds de pré-affectation, avec la régle utilisée, ne font
des duplications que vers des variables fraiches, nous ne faisons donc pas de résolution
de conflits entre les noeuds de pré-affectation et les nceuds de I'arbre abstrait. Nous
résolvons les conflits entre noeuds de post-affectation d’'un méme nceud, qui peuvent
exister pour les nceuds qui codent les sous termes “then” et “else” d’un “if-then-else”,
ou pour N.

Remarque: la résolution des conflits peut modifier la destination de toute une sé-
quence de noeuds qui sont successivement chacun 'opérande du suivant, et qui ont un
(ou des) parameétre(s) en entrée-sortie. Le choix d’une destination commune aux sous-
termes “then” et “else” d’un terme “if-then-else”, doit & nouveau étre appliqué apres
la résolution des conflits et ne doit pas remettre en cause cette résolution. Nous consi-
dérons donc les conflits entre noeuds de 'arbre abstrait en fonction de leurs variables
qui sont des parametres formels de I'opérateur d’intérét ou des variables d’un “let” :

e utilisées par:

— les pré-affectations,

— le texte dérivé pour appliquer 'opérateur du noeud dans le domaine concret.
e modifiées par:

— le texte dérivé pour appliquer I'opérateur du noeud dans le domaine concret,

— les post-affectations.

Les étape suivantes de la résolution des conflits d’acces aux variables sont appliquées
4 un graphe G, qui code un terme algébrique T et les dépendances fonctionnelles et
opérationnelles entre noeuds du graphe. La construction du graphe qui code le terme
en partie droite de I’équation a dériver est décrite en section 4.1.5 page 77, mais la
résolution des conflits peut étre appliquée & un graphe qui en code un sous-terme. Le
neeud qui représente le terme T par G est Ny, (N1 lorsque T est le terme en partie
droite de I’équation a dériver).

Le calcul des relations R se fait par un parcours de ’arbre en profondeur d’abord.
Pour chaque noeud et chaque feuille (noeud codant une variable) A; sont calculées les
destinations, les pré- et post-affectations, et les attributs suivants:

U la liste des variables utilisées (et éventuellement modifiées) dans le sous-arbre
dont N; est la racine. Chaque utilisation code un nceud et la liste des va-
riables qu’il utilise avec leurs positions d’opérandes.

M la liste des variables modifiées (et éventuellement utilisées) dans le sous-arbre
dont N; est la racine. Chaque modification code un nceud et la liste des
variables qu’il modifie avec leurs positions d’opérandes.
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Nous notons pour U et M une liste de doublets, tel (7, N;) lorsque 'opérateur du nceud N;
utilise ou modifie les variables ¢’ de ses parametres. Nous notons le doublet (4, (N, Nj))
pour une relation RY (N, N;).

Le calcul des attributs se fait de la maniere suivante selon les nceuds:

Une feuille:

U={hu={}

Un nceud N de pré- ou post-affectation duplication(z,y):

U= {((=),M)} ¥ = {((y), M)}

Un noeud N, de constructeur ou opérateur défini op:
soient les attributs calculés pour

e ses p pré-affectations : U;'e[l...p}

e ses n opérandes: Uic(y. o] €t Mici1. n);

/
et Mie[l...p}’

e ses q post-affectations U;IG[I...q] et M;’E[an}.

Nous résolvons d’abord les conflits qui peuvent exister dans les post-affectations
(pour z,y := v,z par exemple, et méme avec un cycle pour z,y := y,x). L'en-
semble R de leurs relations R est calculé par:

djkell...qNj#k
R={((v), Na;N3)) [ A ((v),Na) €]
A ((v),Ny) € My

Nous appliquons donc les étapes 2 et 3 de notre algorithme sur le graphe formé
uniquement des arcs de R.

Le nceud N, a ses attributs U et M synthétisés par:

v € N,.operandes
U = U U U S (U,N,)|YoeT- | A Var(v) ,
i€l..n N v € Paramp, U Parami,-out
les variables de ¢ sont les opérandes de N, qui sont des paramétres formels
en entrée ou entrée-sortie de I'opérateur d’intérét, ou des variables définies
par un “let”.

v € N,.operandes

A Var(v)

A v e P (No.operandes)

A v € Paramoy: U Param,-out
les variables de ¢ sont les opérandes de N, qui sont des paramétres formels
en sortie ou entrée-sortie de 'opérateur d’intérét, ou des variables définies
par un “let”.

M = |J M U@N) | VWwed-
1€l...n
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Un nceud N, dont 'opérateur prédéfini est if-then-else :
Les termes then et else et la condition booléenne ont un ordre de calcul qui n’est
pas quelconque. Le nceud est traité comme si son opérateur utilisait et modifiait
les variables utilisées et modifiées dans ses 2 sous-arbres then et else. Nous pou-
vons exécuter le bloc condition & l'extérieur du code dérivé du if-then-else. La
résolution des conflits se fait en plusieurs étapes:

e nous résolvons d’abord les conflits dans les graphes qui codent les termes
then et else,

e nous calculons les destinations communes du if-then-else & partir des des-
tinations des nceuds then et else qui ont pu changer avec la résolution des
conflits, et modifions les post-affectations des noeuds then et else en consé-
quence. Ces destinations sont également celles du noeud if-then-else,

e nous résolvons les conflits qui ont pu étre créés dans les nouvelles post-
affectations des nceuds then et else, de maniere locale, comme cela est fait
pour les post-affectations d’un nceud qui posseéde un constructeur ou opéra-
teur défini,

e nous calculons les utilisations et modifications du noeud if-then-else de la
maniere suivante: soient Uj, Uy et Us les attributs calculés respectivement
pour les noeuds then et else, nous calculons:

U=U, U{(¥,No) | i € [2;3] - (¥,N) € Ui}

M=M U{(¥,No) | i €[23] - (¥,Nj) € Wi}

L’ensemble des relations R recherchées dans tout le graphe G est obtenu en cal-
culant ’ensemble R suivant pour les utilisations U et modifications M au nceud N :

. ke[l..n]Aj£k

R={ (5, (W AR | (“i’N“))

Exemple 4.6: (suite de 'exemple 4.5 page 87).

Nous obtenons par I'application de l’algorithme en synthétisant les attributs des
feuilles vers la racine N7, la liste des doublets (variable utilisées , nceud utilisateur)
suivante :

N1L.U = [((z,2), Na); (2, ), No); ((E, ), N3); ((2), Ns); ((2), N7)]
La liste des doublets (variables modifiées , nceud modificateur) :
NI'M = [(Z7N7); (LE,N4); (taN?))]

Et la liste des arcs de R« qui doivent le plus possible étre respecté lors de 1’évaluation
de l’arbre dans le domaine concret :

R =Ni.R
= [(Q}, (N6,N4)); (tv (N57N3)); (Z, (N4,N7)); (:L'v (N37N4))]
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Le graphe formé par l’ensemble des arcs R et R forme le graphe suivant, ou
tout noeud origine d’un arc doit, dans le domaine concret étre évalué avant le noeud a
son extrémité pour que chaque variable parametre effectif ait bien la valeur qu’elle doit

représenter a chacune de ses utilisations:
[Z.x, 1 _ - MNj; duplication(vl, 2)

%

N5 concat- -)_~~

"~ N2 duplication(v2,t)

No tri(s)

Ng concat3(* » ») N3 concat(® »)

X y z t
Les arcs orientés indiquent I'ordre d’évaluation entre noeuds a respecter. Les arcs
“en pointillés” sont les arcs de R..
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4.4 Calcul des cycles dans les relations R. et R

Dans cette section et la suivante, nous allons montrer un algorithme de recherche
puis de suppression de cycles dans un graphe. De tels algorithmes sont tres connus
[Ber73, Sak84a, Sak84b, DP90]| mais ceux que nous montrons exploitent les propriétés
particuliéres des graphes que nous manipulons.

Pour savoir si, pour calculer T dans le domaine concret, nous pouvons évaluer les
neeuds de arbre abstrait en respectant a la fois les relations R et les relations R,
nous devons vérifier qu’il n’existe pas de cycle dans R UR 7. Nous allons donc chercher
les cycles hamiltoniens (passant une seule fois par chaque sommet) qui peuvent exister
dans le graphe défini par les arcs de R,,.

Remarque: les cycles ont été créés par ’'ajout de certains arcs de R a ceux de
Parbre abstrait T. Les arcs R ne peuvent étre supprimés puisqu’ils représentent les
dépendances fonctionnelles entre sous-termes algébriques. Nous allons donc nous res-
treindre a chercher pour chaque arc de R I’ensemble des cycles auxquels il appartient.

Soit K I'ensemble des cycles existants dans I’ensemble R, . Soit Cycles, () la fonction
qui pour tout graphe passé en argument, renvoie tous ses cycles qui comportent ’arc
T.

U Cycles;(R,)
reER«

Nous fixerons un ordre quelconque des arcs dans ’ensemble R.. Les ensembles
calculés par Cycles,(R, ) et Cycles,/(R,),r # r' ne sont pas toujours disjoints. Pour
ne pas re-calculer un méme cycle, apres chaque calcul d’un ensemble de cycles passant
par un arc R, nous 6tons cet arc du graphe dans lequel nous recherchons d’autres cycles.
Nous aurons donc:

K= U Cycles,, (R, \{r1...ri-1})
i€l...Card(R<)
Ti€R<

Soit ChemmsR () la fonction qui, appliquée & un nceud A renvoie 1’ensemble des
chemins (un chemin est une séquence d’arcs continus) du graphe R qui & partir de N/
atteignent N’ :

K = U Cyclesgnvnmy(Ry)
RN NNER<
= U {C;R(N,N’) |C e C’hemz’nsé\{* —R(N,N’)(Nl)}
RN NNER

Cheminsl (N") = {{R N N’)} | RW,N) € R}
J{GRN N [RW.NT) € R
NC € C’hemznsN RN N (N
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Exemple 4.7: (suite de ’exemple 4.6 page 93).
Les cycles obtenus, indexés par les arcs de:

R< = [(z, (N6, Na)); (¢, (N5, N3)); (2, (Na, N7)); (@, (N3, Na))]

sont :
K = [{[(Ne, Na); (Na, N7); (N7, No)I}; {[(Ns, N3); (N3, Na); (Na, N7)5 (N7, Ne); (Ne, Ns)1E5 { 15 { 3

Le premier élément de K est ’'ensemble de tous les cycles qui passent par le premier
élément de R (arc qui code RZ(Ng,Ny)). Un seul cycle passe par arc qui code
RE(Ng, Ny). Une fois cet arc supprimé, un seul cycle passe par (N5, A3), et il ne reste
ensuite plus aucun cycle (s’il y avait encore, ils passeraient par (N, N7) ou (N3, Ny)).

4.5 Calcul des coupures des cycles

Nous avons un graphe orienté acyclique G qui code un terme T, et dont les arcs re-
présentent les ordres 4 respecter dans ’évaluation des sous-termes de T dans le domaine
concret (relations R entre nceuds). T est représenté par le noeud Ny (N7 lorsque
T est le terme en partie droite de ’équation qui définit I'opérateur d’intérét). Nous
avons également un ensemble d’arcs orientés entre les nceuds de G qui représentent des
relations R (N;, ;) (ce qui signifie que le texte dérivé pour appliquer I'opérateur du
nceud N; dans le domaine concret utilise les variables ¥, et que celui dérivé pour Nj les
modifie. Les variables ¢ sont des parameétres formels de 'opérateur d’intérét ou définies
par un “let”).

Pour effectuer le calcul de T dans le domaine concret, il faut respecter strictement
les relations R7 et au maximum les relations R.. Lorsque l'ensemble des arcs qui
représentent ces relations contient un cycle, cela signifie qu’un ordre ne pourra pas étre
respecté. Il faut donc couper les cycles existants dans 'union de ces 2 ensembles. Etant
donné qu’un arc défini par une relation R ne peut étre supprimé (nous n’engendrons
pas de code pour un “langage a évaluation paresseuse”, un opérateur n’est appliqué
que sur le résulat de ’évaluation de ses opérande), une coupure d’un cycle ne peut se
faire que par la suppression d’un de ses arcs défini par une relation R ..

La méthode de recherche des coupures de cycles K parmi ’ensemble R est semi
exhaustive. Récursivement pour un ensemble R de coupures potentielles (initialement
R <), nous cherchons s’il existe des ensembles de coupures dans l’ensemble égal & R
moins un de ses éléments 7, pour ’ensemble de cycles K (initialement K) auquel nous
avons appliqué la coupure r (supprimé tous les cycles qui contiennent r):

e §'il existe des ensembles de coupures pour K — {k € K | r € k} alors chacun de
ces ensembles, auquel nous ajoutons r est un ensemble de coupures de K. Nous
pouvons continuer a chercher par la méme méthode s’il existe des ensembles de
coupures des cycles de K parmi R — {r},

e S'il n’existe pas de coupures de cycles de K — {k € K | r € k} parmi R — {r},
alors il n’en existera pas de K parmi R — {r}.
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La condition d’arrét de la récursion est :

e soit la recherche d’un ensemble de coupures d’un ensemble K vide, pour lequel
I’ensemble vide est un ensemble de coupures solution,

e soit la recherche d’un ensemble de coupures d’un ensemble K non vide, parmi un
ensemble R vide. Il n’y a dans ce cas pas de solution.

La suppression d’un arc € R« est un conflit d’utilisation de variables qui ne peut
étre réglé par un ordre d’exécution des textes dérivés de deux nceuds (texte utilisateur
avant texte modificateur). Cette coupure représente donc une (ou des) duplication(s)
de variable(s) avant modification pour que la (ou les) valeur(s) dupliquée(s) soi(en)t
utilisée(s) ultérieurement. Nous choisissons donc parmi tous les ensembles de coupures
possibles, celui dont le cout total en duplications est le minimum. Nous donnerons le
colit en duplications d’un ensemble de coupures, que calcule fonction Cout, dans la
section 4.6 suivante.

Nous avons des ensembles Kc|;. cqrd(r.)) qui correspondent a tous les cycles conte-
nant 7ic(1...card(r<)] € R< moins les cycles appartenant aux K e, ;—1]- Les cycles de
Ki sont par définition connexes par ric(1.. card(R<)] € R<. Chaque arc r; € R< est donc
une coupure de tous les cycles de K;, et des cycles des ensembles K; (1. ;-1) qui le
contiennent.

Soit une fonction Coupures(K, R) qui, pour un ensemble K d’ensembles de cycles
renvoie l’ensemble des arcs de R dont la soustraction des cycles de K supprime ces
cycles, et dont le cout de la duplication des variables associées est minimum.

Pour déterminer 'ensemble J des coupures de cotit minimal des cycles Kic(1. cara(ro)]
de R, parmi les arcs de R, nous devons calculer:

J = Coupures(K,R<)
= Coupures((Cy...Cy),(r1...mm)),

n = Card(R<)
K=(Cy...Cy)
R< = (7"1...7'n)

L’algorithme de la fonction Coupures(K, R) consiste en un calcul récursif des en-
sembles Jic(1. cqra(r)) des coupures de cout minimal des cycles de K apres avoir sup-
primé les cycles contenant r; € R, et un choix de ’ensemble de coupures parmi J; U{r;}
qui est de colit minimal.

Jic1...card(R <)) st calculé de la maniere suivante :

J = Coupures(K,R) = Min (Ti)
i€[l...Card(R<)]

Ji ={ri} U Coupures( ( U (Kj)\Ki —{C € U (K;) | ri € C}),
j€[l...Card(R<)] j€[l..i—1]

Vie[l...Card(R<)|Vr; € R<)
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Nous pouvons donc définir la fonction de coupure Coupures(K, R) qui calcule 1’en-
semble de cott minimal d’arcs de R qui permet de couper les cycles de K.

Coupures(K,R) = Min {{r} U Coupures(K — {C € K|r coupe C},R — {r})}
reER

Pour ne pas recalculer plusieurs fois le méme ensemble de coupures, nous allons Gter
I’arc dont nous venons de calculer I'ensemble Coupuresg, des arcs utilisés pour les
calculs des ensembles de coupure suivants:

Coupures(K, R) = Inf ( {r} U Coupures(K — {C € K|r coupe C},R —{r}), )
VreR

Coupures(K, R — {r})

Un arc coupe un cycle hamiltonien s’il fait partie de ce cycle. Et nous allons utiliser le
fait de n’avoir pas & tester si r; € Kj quand 7 > j:

Coupures K = {Cays- -, Caps C(am)-I-l’ ce ’C(am)+n}7 _
R = {TaysT ()15 - T(am)4n }

Inf {ram } U Coupures({Cizq,, € K} U{Ci<q,, € KIr € C}, R —{7(4,,)}),
Coupures(K, R — {r(am)})

La fonction Inf est paramétrée par la fonction Cout.
Nous notons J 'ensemble des coupures de coiit minimum.

J = Coupures(R) = Coupures(K,R<)
= Coupures(Cy...Cp, € K, ... € RL),
n = Card(R<)

Nous changeons de profil pour la fonction Coupures, de maniere & bénéficier de
I’avantage a coder les ensembles K et E dont les élément sont indicés, par des liste
(avec les opérateurs classiques first, tail et :: pour la construction) :

Coupures K ={Cay,---,Cap, Clam)+1> -+ 7C(am)+n}7 _
R = {Tap, (am) 41+ Tam)+n}

Kpre—g = {Cican }
Coupures' | Kpost-r = {Ci>an }

R = {Tamar(am)+la s 7T(am)+n}

Nous obtenons:

Coupures' (Kpre—r, Kpost—r, R) =

Inf fst(R) :: Coupures' ({C € Kpre—r|first(R) ¢ C},tail(Kposi—r), tail (R)),
" Coupures'(first(Kpost—r) :: Kpre— R, tail(Kpost—r), tail (R))

Et ’ensemble J des coupures de cotut minimum est calculé par:

J = = Coupures(K,R<)
= Coupures'([],L,R<)
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Exemple 4.8: (suite de 'exemple 4.7 page 96).

Pour simplifier, sans différencier le cout de duplication de deux variables, si nous
prenons pour critere de choix entre 2 listes d’arcs a couper, la longueur plus courte et
la premiere liste en cas de listes de longueurs egales, nous obtenons ’arc:

(N47 N7)
qui en effet coupe les 2 cycles:

[[(Ne6, Na); (Na, N7); (N7, No)l; (N5, N3); (N3, Na); (Na, N7)s (N7, Ns); (Mo, Ns)] |

4.6 Application des coupures de cycles

Soit G’ le graphe G (constitué des noeuds N; et des arcs de Rr) auquel nous
ajoutons les arcs de R.. S’il existe des cycles, nous devons supprimer de G’ les arcs
de l’ensemble J des coupures pour obtenir un graphe G" orienté sans cycle (d.a.g.).
Les ordres entre nceuds codés par les arcs de G peuvent étre respectés pour évaluer la
valeur du terme représenté par chaque nceud, dans le domaine concret.

Une coupure R% (N;, N;) signifie que le noeud N; modificateur des variables ¥ doit
étre exécuté avant le nceud N qui utilise les valeurs des variables ¢ avant leur mo-
dification. Des duplications de sauvegarde doivent donc étre effectuées. Nous avons 2
cas:

Le graphe G est un ensemble de post-affectations d’'un méme nceud N :

il n’y a qu’'une seule occurrence de chaque variable parmi toutes les variables
auxquelles nous affectons une valeur, ou dont nous affectons la valeur, dans les
nceuds de post-affectation (conséquence des propriétés des combinateurs In et
Out de chaque opérateur du graphe et de l'opérateur d’intérét). Quel que soit
larc RZ(N,N') choisi comme coupure, (il peut y en avoir plusieurs), il est le
seul dont la variable conflictuelle est z. Nous avons donc N = duplication(x,vy)
et N/ = duplication(z,z), (y peut étre égal & z). Nous supprimons donc l'arc
RZ(N,N”), nous insérons parmi les nceuds de post-affectation un noeud N7 =
duplication(x,v) avec v une variable fraiche, nous remplagons la variable z dans
le noeud NV qui devient duplication(v,y) et ajoutons Parc RZ (N, N7).

Le cott de la suppression d'un arc RZ (N, N”) de post-affectations est donc le cotit
de la duplication de x (que 'on peut approximer par la taille mémoire moyenne
occupée par le codage en Ada d’une donnée du type qui implémente la sorte de

Le graphe G code un terme T':
Nous devons supprimer des arcs R% (N, N') de sorte que le texte dérivé de N’
puisse étre exécuté avant celui de N, sans que A utilise des valeurs incorrectes
pour ses opérandes (des parametres formels de Popérateur d’intérét ou des va-
riables définies par un “let’ qui seraient modifiées auparavant par I’exécution du
texte dérivé de N).
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Nous pouvons avoir plusieurs coupures dont les variables conflictuelles contiennent
la méme variable: soit par exemple, parmi un ensemble de coupures : R% (N7, N>)
et Rg (N3,Ny) avec z € ¥ et = € w. La variable z est utilisée (et éventuellement
modifiée) par N7 et N3. La variable z est modifiée par N5 et Ny (et utilisée, non
uniquement modifiée dans notre premiere approche, ou seuls les noceuds qui codent
un sous terme “then” ou un sous terme “else” peuvent avoir une destination non
calculée a partir de leurs propres opérandes, et avoir une variable en mode sortie
uniquement). Nous devons donc exécuter le texte dérivé de Ny avant celui dérivé
de N1, et celui de Ny avant celui de N3.

L’ordre partiel défini par ces deux ordres est compatible avec six ordres totaux
sur N1, No, N3, Ny, qui sont déterminés par leur position dans le graphe, et le
choix de l'ordre d’évaluation des sous-termes (profondeur ou largeur d’abord, de
gauche & droite ou inversement parmi les opérandes).

De plus, si nous avons ces deux coupures, cela signifie que nous avons également,
soit RE (N1, Ny), soit RE (N3, N2) qui ne peut étre respecté, et qui fait partie de
I’ensemble des coupures.

Nous voyons que:

e nous ne pouvons faire une simple duplication des variables @ pour chaque
coupure RY, comme c’est le cas pour un ensemble de post-affectations,

e nous ne pouvons connaitre dans certains cas le noeud modificateur dont le
texte dérivé est exécuté le premier si 'ordre d’évaluation n’est pas fixé.

Nous proposons donc pour chaque variable v € ¥ telle que Rz (N, N') est une
coupure, de:

e choisir parmi I’ensemble des n coupures Rg (Mi, /\f{)ie[l..,n} telles que v € w;,
le noeud ./\/;' €[1..n] dont le texte dérivé modifie réellement la variable z,

e pour chaque noeud Ny, ) ou /\fi’e[lmn]# dont le texte dérivé modifie z,
— créer un noeud duplication(z,v) avec v une variable fraiche, en noeuds
“sauvegardes” de Nj,;; du graphe G pour lequel nous résolvons les
conflits,
— remplacer = par v dans N; (ou N) & sa position d’opérande modifié.

e si un noeud Afie[l...n] au moins utilise & sans le modifier, ajouter un nceud
duplication (z,v) avec v une variable fraiche, aux noeuds “sauvegardes” de
NTnit , et remplacer z par v dans tous les nceuds Afie[l...n] dont le texte dérivé
utilise = sans la modifier,

e supprimer les arcs R% (N, N”) coupures de I'ensemble des arcs R .
Le remplacement d’une variable z par une autre se fait :

e pour un nceud qui code 'application d’un constructeur ou opérateur défini:
en remplacant le nceud opérande qui code la variable x par un nceud opérande
qui code la variable v

e pour un nceud qui code un “if-then-else” . en effectuant le remplacement
pour tous les noeuds des sous-arbres “then” et “else”.
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S’il y a eu des coupures, les destinations, attributs In, Out et les post-affectations
doivent étre recalculés pour tous les noeuds dont un sous-arbre contient une va-

riable qui a été remplacée.

Exemple 4.9: (suite de 'exemple 4.8 page 99).
-~ Ni1 duplication(vl, 2)

"~ Ni» duplication(v2,t)

7/
7/
;
7 N5 concat(s o) . , Ny tri(e)
) A

Ry SN
N3 concat(e »)

I
I
|
|

Ng duplication(s ,e

X y z 2 t
Les arcs orientés indiquent 'ordre d’évaluation entre nceuds a respecter, 'arc de
R < qui permet d’éviter les cycles est supprimé et la duplication de la variable en cause
est introduite en attribut sauvegardes de N7 (trait gras continu). La simple utilisation
d’une variable est notée par un arc formé d’un trait simple, une modification ou affec-
tation par un trait double.
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4.7 Traduction du graphe d’évaluation de T sans cycle en
corps de programme impératif

De l'axiomatisation de 'opérateur défini ¢ & dériver, nous avons obtenu un arbre
abstrait qui code un terme T & dériver. Nous avons étendu I'arbre abstrait par des
arcs qui codent les ordres d’évaluation & respecter entre les sous-termes de T, ce qui
forme un graphe orienté sans cycle. Nous avons étendu le graphe par des arcs qui
codent un ordre d’évaluation dans le domaine concret des termes représentés, qui, s’il
est respecté évite les conflits d’acces aux variables. Ce graphe peut étre cyclique. Nous
avons supprimé ces cycles en 6tant certains des arcs que nous venions d’ajouter pour
éviter des conflits, et réglé ces conflits en ajoutant des duplications de sauvegarde des
variables redevenues conflictuelles (arcs choisis de fagon & avoir un cotit minimum en
duplications).

Nous avons finalement obtenu un graphe orienté sans cycle ou chaque nceud, qui
représente un terme, s’il est origine d’un arc, doit et peut étre évalué avant le noeud
extrémité de cet arc (c’est-a-dire que son texte impératif dérivé est généré de maniere
a étre exécuté avant celui du noeud extrémité), soit parce qu’il en est un sous-terme,
soit pour régler un conflit.

La traduction de 'arbre abstrait en un texte Ada se fait alors par une interpréta-
tion de chaque nceud dans le domaine concret. Nous parcourons ce graphe tout ordre
compatible avec 'ordre défini par les arcs du graphe (en profondeur ou en largeur
d’abord, de gauche a droite ou inversement pour les opérandes, et les calculs anticipés
avant, parmi, ou apres les opérandes) et générons pour chaque noeud & évaluer son code
correspondant en impératif.

La partie fonctionnelle d’un calcul anticipé doit étre exécutée avec sa
partie procédurale

La partie fonctionnelle d’un calcul anticipé ne peut étre placée en parameétre effectif:
elle n’est alors pas exécutée avant la partie procédurale des calculs qu’elle doit précéder.

Un noeud qui a été dérivé de maniére & ce que le terme t' qu’il code soit calculé
hors du calcul du terme ¢ auquel il appartient (#' sous-terme de t), s’il voit sa partie
fonctionnelle utilisée telle quelle comme parametre effectif, peut ne plus respecter 'ordre
d’évaluation qui a motivé son anticipation.

Exemple 4.10: Soit le terme T = append(append(z,y), reverse(x)) a dériver et
les implémentations suivantes des opérateurs qu’il comporte :

append est implémenté par une fonction :
&(append) = [z, y]{APPEND(z, y)},
In(append) = < mwy,mo >,
Out(append) = < ¢, p >.

reverse est implémenté par une procédure qui modifie son unique parametre :
E(reverse) = [x]{REVERSE(z)},
In(reverse) = < m >,
Out(reverse) = < m >.
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Nous notons N; le nceud codant T et respectivement N5 et N3 pour les sous-termes
append(z,y) et reverse(z).

Nous souhaitons dériver le nceud Ny avant N3 pour éviter que la valeur de z ne
soit modifiée avant son utilisation par N5. La dérivation de N5 engendre un code fonc-
tionnel: ([ ], {APPEND(z,y))) et celle de N3 un code procédural: (JREVERSE(z)], {x)).
En générant le code Ada par un parcours de gauche & droite, le nceud N5 est appa-
remment déja dérivé pour N3, mais le code engendré non encore exécuté s’il est inclus
dans la partie fonctionnelle de A7 : (JREVERSE(z)], (APPEND(APPEND(z,y), z))). Si T est
le terme en partie droite de ’équation & dériver nous obtenons:

begin

REVERSE(x) ;

return APPEND(APPEND(x,y) ,x);
end;

qui est incorrect. Nous devons faire en sorte que tout le texte dérivé vers une forme
fonctionnelle et qui doit étre exécuté par anticipation soit évalué avant tout code pro-
cédural qu’il doit précéder. La facon correcte est que le code engendré pour N> (partie
fonctionnelle et partie procédurale) apparaisse avant le code engendré pour N3, c’est-
a-dire:
begin
vl := APPEND(x,y);
REVERSE(x) ;
return APPEND(v1,x);
end;

Algorithme

Nous proposons de faire un parcours de ’arbre abstrait en profondeur d’abord,
de gauche & droite pour les opérandes, et les noeuds antecedents (calculs anticipés
déterminés par les arcs R.) apreés les opérandes, en générant le texte impératif de
chaque nceud dans Pordre de dépilement inverse (de la pile de retour en arriére pour
le parcours de Parbre). Nous partons du nceud racine N7,et chaque noeud traduit est
annoté erecute = vrat de maniere a ce que le terme calculé par anticipation ne soit pas
re-calculé lorsque sa valeur est nécesaire.

La dérivation A% (N) se fait de la maniére suivante:

e Cas “le code du nceud N a déja été généré” (N .execute = vrai) : le code en retour

est ([1,{f1,---,fn)) pour N.destination = (f1,..., fn)-

e Cas “le code du noeud N n’a pas encore été généré” (N .execute = fauz). Nous
obtenons ce code ([p], {f)) de la maniere suivante:

1. nous générons le code nécessaire aux sauvegardes créées lors de ’application
des coupures de cycles:

Vi € N. sauvegardes -[p] := [p] + A% (N)
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avec N; qui code duplication(x,vy),

2. pour tous ses nceuds opérandes N/ (i € N.operandes N N' = N;), nous
générons le code correspondant :

AFWNT) = ([p5 - - P D AFL - fiD)

et ajoutons la partie procédurale a celle déja obtenue :
Vi € N. operandes -[p] := [p] + [Pi])

3. pour tous ses nceuds N dont le calcul doit étre anticipé pour étre exécuté
avant N (i € N. antecedents UN . op-dependance N N" = Nj), nous géné-
rons le code correspondant :
soit A (N) = ([P}, .- DRSS - £1)), avee fi'y..., £} qui sont des va-
riables, égales & la destination de N (ce ne sont pas des expressions du
langage concret, méme et surtout si N est également un nceud opérande
de N), et ajoutons la partie procédurale & celle déja obtenue:

Vi € N. antecedents UN . op-dependance -[p] := [p] + [p]1])

4. nous générons le code implémentant ’application de l'opérateur du noeud
sur ses opérandes :

— pour un constructeur ou opérateur défini:
selon la regle 3.4 page 68, avec les représentations des opérandes dans
(f1,-.-, fr). Nous ne dérivons les post-affectations que si V. anticipe =
vrat. Nous obtenons:

([p°F1, {£°P)),

(lorsque N. anticipe = vrai, {f°P) = N. destination, et ajoutons la par-
tie procédurale a celle déja obtenue:

Vi € N. antecedents UN . op-dependance -[p] := [p] + [p]°?)
et {f) = (f),

— pour 'opérateur prédéfini let :
nous avons en premier opérande la variable v définie, en second, le terme
qui est affecté & cette variable, et en troisieme le terme dont la va-
leur est la valeur du let, et les dérivations correspondantes: ([p1], {f1)),

([p2], (f2)) et (Ipsl; {f3)), avec [p1] = [1, (/1) = {v) et v de sorte s,.

Nous obtenons:

( [ declare

v:Ag(sy)

begin
b2;
V= f;
p3;

end; |

A f3) )

Nous ajoutons la partie procédurale a celle déja obtenue, et {f) = (f3),
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— pour 'opérateur prédéfini if -then-else, avec N .operandes = (idy, ids, id3),
nous avons :
A (Nigy) = ([ ] (1)),
A#(Md2) = ([[P2,1,---,P2,n]], 4f2,1, .. -afZ,nD)a
A* (Nigy) = (3,15 03] A f3,00 - -5 f3m)),
avec Vi € [1,...,n]- (f2, = f3,)-
Nous obtenons:

( [p1; if fi1 then begin

P2,15---35DP2.n;
end ;
else
begin
P3,15---3P3.n;
end ;
endif ;]

’4f2,15"'7f2,nb )
Nous ajoutons la partie procédurale a celle déja obtenue, et {f) =

4f2,17- .. 7f2,nD7

5. N.ezecute := vrai.

Apres avoir parcouru tout le graphe, nous avons donc:

. A#(:vl,...,:pm)(Nl) qui donne ([p], {z1,--.,Zm)), avec m > 1, la partie fonctionnelle

étant vide pour une dérivation d’un opérateur op : (s1,...,8,) = (Spt1s---5Sntm)
en une procédure et en ayant décoré le noeud N avec ses destinations calculées :
Ni.destination = (xq,...,Ty).

o A¥*(N7), cas de A#(xl,...,a:m) avec m = 0 qui donne ([p], {f)) ou p est éventuel-
lement vide, pour une dérivation vers une fonction. Le corps du programme est
alors “p; return f;”.

Exemple 4.11: (suite de 'exemple 4.9 page 101).
Un parcours en profondeur d’abord, les noeuds fils, puis les nceuds opérandes, en
montrant les nceuds sur la pile de retour-en-arriere est :
Na:
(Ips], 4fsh) = ([duplication(z, 22);], {22))
N1 N5 «— Ns «— N~
(Ip7], 4#7)) = ([ps;

renverse(z2);], {z2))
([psl, (fs) = ([p7;
v1 := concats (z,y, 22);], {v1))
(Ips], {f5D) = ([ps;
concat (v1,t);], (vi))
N (—Np{ — NS (—N){

([ps], (fs)) = ([ps;
concat(t,);], {t))
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(Ipal; {f4b) = (Ips;

concat(z, z);], {z))
Noa:
(Ip=1, (f2)) = (lps;
va := tri(t);], {v2))
(Ip>;
duplication (vi, 2);
duplication (v2,t);], (2, z,t))

Nous obtenons donc le texte suivant:

duplication(z, z2);
renverse(zz);

vy := concats (z,y, 22);
concat (v, t);

concat(t, z);

concat(z, z);

vy 1= tri(t);
duplication (v, z);
duplication (v, t);

auquel nous devons ajouter la déclaration des variables locales (variables “fraiches” de
la, dérivation) pour former le corps de la procédure:

procedure OP(x : inout listint; y: inlistint; z, t : in out listint)

Conclusion

Dans ce chapitre nous avons proposé une méthode de résolution des conflits d’ac-
ceés aux variables qui apparaissent lorsque I'on effectue, dans le domaine concret, une
simulation des calculs nécessaires & I'obtention, dans le domaine abstrait, de la valeur
d’un terme T.

Nous avons d’abord présenté comment localiser les conflits dans le terme T & déri-
ver:

e entre sous-termes de T : op(ty,...,t,) et op'(t],...,t,,), dont les textes engendrés
pour simuler ’application de op et op’ sur respectivement (t1,...,t,) et (¢},...,t))
ont des acceés & une (ou des) variable(s) selon des modes différents (lecture par
rapport & écriture ou lecture-écriture) ;

e entre les affectations qui sont rajoutées lorsque des résultats de calculs doivent
étre contenus dans des variables précises (parameétres formels de retour, variables
identiques pour les deux branches alternatives d’un if-then-else).
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Chaque conflit peut étre résolu, soit par un déplacement de code généré de manieére 3
imposer I'ordre dans lequel sont effectués certains calculs, soit par une duplication de
sauvegarde de la valeur de la variable conflictuelle.

Les ordres dans lesquels doivent étre effectués les calculs, pour résoudre ’ensemble
des conflits, peuvent étre contradictoires et introduire des cycles. Nous avons donc
proposé une méthode de résolution de I’ensemble des conflits, qui minimise le cott en
duplication de variables.

Nous avons ensuite montré comment obtenir un texte & la syntaxe Ada, & partir
du graphe constitué de ’arbre abstrait et des ordres d’exécution des calculs, auxquels
nous avons ajouté un ordre de parcours de I’arbre compatible.

Le texte Ada est correct par construction: nous supposons que les implémentations
existantes des opérateurs sont correctes, et notre algorithme est basé sur la conservation
d’une valeur correcte des représentation des opérandes.

Soit t = op(t1,...,t,) le terme & dériver, notre hypotheése est que la dérivation de
t1,...,t, est correcte, c’est-a-dire que nous obtenons:

([instructions;q, |, {expression;q, }), . .., ([instructions;q, |, {expression;q, ))
avec {idy,...,id,} = {1,...,n} selon 'ordre choisi pour le parcours de ’arbre abstrait
(en largeur ou en profondeur d’abord, de gauche & droite selon un ordre quelconque
parmi les opérandes). Chaque expression fonctionnelle {expression;q, e[l___n]b est évaluée
apres l'exécution de [instructionsq, ; ... ; instructions;q;] avec pour valeur celle de
tidi-

L’implémentation de op étant correcte par hypothese, la correction du résultat de
Papplication A(op) sur (expressiony,...,exrpressiony) apres avoir effectué les dupli-
cations de sauvegarde, puis exécuté [instructions;q, ; ... ; instructions;q, |, est condi-
tionnée par la non destruction de toute variable de expression;q, par [instructionsiq,, , ;

. nstructions;q, |. La preuve de cette correction est triviale: toute modification
d’une variable z de expression;q, (qui est un parametre formel ou une variable inter-
médiaire définie par un “let”) par une instruction de instructions;q; .., ,, ne peut
exister. Sinon, un ordre de précédence entre les calculs de t;4, et de tid existerait et
imposerait la préservation de x ou sa duplication.






Chapitre 5

Compilation des constructeurs

5.1 Dérivation systématique

Une dérivation d’un type algébrique dans le domaine concret peut étre faite de ma-
niére systématique en dérivant le type LPG en un paquetage Ada dont le nom et ceux
des fichiers (interfaces et corps) correspondants sont donnés par le lien d’implémenta-
tion (ceci est décrit dans le section 7.2 page 131).

Nous nous limitons aux spécifications algébriques paramétrées au maximum d’une
sorte formelle. Les sortes connues sont les sortes de la bibliotheque pour lesquelles nous
avons choisi une implémentation (via son lien). Ainsi, une déclaration de type:

Type S requires Formal Sort[s']
sorts

s
constructors

end
est dérivée en un paquetage dont la spécification est :

generic
type t_s’ is private;
package p_S is
type t_s is ...

end p_S;

et le lien d’implémentation Ag(s’,t_s') est ajouté pour la dérivation.

Nous dérivons l'interface Ada des constructeurs et opérateurs tel que cela est décrit
en section 3.2.1 page 60. La dérivation automatique du corps d’une fonction ou procé-
dure qui implémente un opérateur défini, & partir de son axiomatisation, est détaillée
au chapitre précédent. Nous pouvons dériver automatiquement les constructeurs de la
sorte s de la maniere suivante:

Soit une sorte s disposant de p constructeurs tels que:

Cicltp] * (8i1y- -+ 5 8id;) —> 8
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avec Vi € [L...p] - (d; = Card(Dom(c;))) la cardinalité du domaine de ci[;.. -
Soit t_s = Ag(s) et les types qui implémentent les sortes des domaines des construc-
teurs de s:

Vi € [1 .. .p],j € [1 - dz] “lig = As(siyj)
Le type t_s peut étre défini de la maniére suivante:

type constructeurde_t_s is (ci,...,¢p) ;

type t_s is access block_t_s;

type block t_s(cstr: constructeur._de_t_s) is record
case cstr is
when c¢; => c¢1_1: t1;

Cl_dl : tl,dl
when ¢, => ¢,_1: t,

Cp-dp : tpa,
end case;
end record;

Pour la sorte s qui posséde p constructeurs, définie par le type algébrique S, le lien
d’implémentation de S par le paquetage Ada p_S est composé de:
Ag(s) =t_s
Vi€ [l...pl - Acle) = (E(e), In(e:), Out(er), Is(ci), Select(c;)

qui sont définis par:

( E(¢) = [v1,-..,v){new t_s’ (cstr =>c;;
¢ 1=>wy;
ViE[l...p],n:di' C s )}
p=1v— n
In(g)=<my,...,m >
[ Out(c;) =< ¢y.... >

Le testeur is® du domaine concret (Ada) permet de tester si une expression de type
t (t implémentant la sorte s dont ¢ est 'un des constructeurs) est la représentation d’un
terme algébrique construit par c:

E(is®) = [v]{v.cstr = c},
In(is®) = < m >,
Out(is®) = < ¢ >
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Pour chaque constructeur, le nombre de sélecteurs dont nous avons besoin est égal
a la cardinalité du domaine du constructeur. Chaque sélecteur du domaine abstrait est
défini de la maniére suivante pour un constructeur c : (s1,...,8,) —> §:

Viell...n], Yor i s1, ...,Yv, 1 sy - select§(c(vy,...,v,)) = v;

Il s’agit d’écrire 'implémentation des sélecteurs qui correspondent aux constructeurs
dérivés automatiquement :

E(select]’) = [v|{v.c;-j}
Vie[l...pl,j€[l...di]- | In(select])=<m >
Out(select]) = < ¢ >

De plus, nous avons Lef tEa:pr(select;i) = vrai (ce qui n’est pas utilisé dans la dériva-
tion définie au chapitre prédent, ou seules les variables sont des expressions-gauches).

Nous définissons également pour toutes les implémentations de chaque sorte, deux
fonctions Ada: eq et duplication. La fonction booléenne eq donne 1’égalité entre deux
valeurs, qui peuvent étre deux représentations différentes d’une méme valeur algébrique
(dans le cas d’insertions d’éléments dans un ensemble, par exemple, le résultat de 1'exé-
cution du texte Ada engendré pour ins(z,ins(y,l)) peut étre différent de celui obtenu
pour ins(y,ins(x,l))). La fonction duplication, & partir d’une représentation d’une
valeur algébrique, construit une nouvelle valeur qui ne partage aucun emplacement en
mémoire avec la précédente.

function eq(x,y: t_s) return boolean is
begin
if not eq(x.cstr,y.cstr) then return false
else
case x.cstr is
when ¢; => return eq(x.c;_1, y.c;-1)
and

and eq(x.ci-dy, y.c1-d1);

when ¢, => return eq(x.c,_ 1, y.c,_1)
and

and eq(x.cp-d,, y.cp-dp);
end case;
end eq;
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function duplication(x: t_s) return t_s is
begin
case x.cstr is
when ¢; => return new t_s’(£(c;)(duplication(x.c;-1),

,duplication(x.c;-d;))
when ¢, => return new t_s’(&(cp)(duplication(x.cy,-1),

,duplication(x.cy-d,))
end case;
end eq;

5.2 Implémentation par un type existant

5.2.1 La bibliotheque

Les types algébriques Nat, Char, String, Array, Seq et Set prédéfinis en LPG
peuvent étre implémentées par des paquetages prédéfinis en Ada.

Exemple 5.1: Soit le type des séquences génériques :

Type Seq requires Formal Sort[elem]
sorts

seq[elem]
constructors

nil: —> seqlelem]

cons : (elem, seqlelem]) —> seqlelem]
operators

isnil: seqlelem] —> bool

car: seqlelem] —> elem

cdr : seqlelem] —> seqlelem]
equations

end Seq

11 peut étre implémenté en Ada, pour Ag(elem) = elem, par le paquetage classique des
listes construites par un pointeur soit égal & null, soit qui pointe sur un bloc contenant
une valeur et un pointeur sur la suite de la liste (il n’y a pas de partie variante, comme
pour la dérivation automatique) :

Ag(seq) = list
Ac(nil) = (E(nil) = [[{null}, In(nil) = <>, Out(nil) = <>)

Ac(cons) = ( E(cons) = [z,l]{new list’(val =>x; suiv =>1)},
In(cons) = < mp,mp >,
Out(cons) = < ¢, ¢ >)
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Ap(is™) = (E(is") = [z]{ (x=null)}, In(is"") = < 71 >, Out(is"") = < ¢ >)

Ap(isom) = (E(iso™) = [z]{(x /= null)}, In(is*"%) = < m >, Out(is®"®) =
< ¢ >)

Ap(select§®™) = ( E(select{"®) = [x]{x.val},
In(select§®™) = < m >,
Out(select{®™) = < ¢ >)
LeftEzpr(select{’"*) = vrai

Ap(selects™) = ( E(selects”™) = [z]{x.suiv},
In(selects®™) = < mp >,
Out(selects™) = < ¢ >)
LeftEzpr(selects”™®) = vrai

Nous ajoutons les fonctions Ada eq et duplication qui implémentent respectivement
I’égalité entre termes d’une méme sorte, et la construction d’un terme identique a celui
passé en opérande. Ces deux fonctions doivent étre fournies pour toute implémentation
en Ada d’un type algébrique.

A(eQ) = (E(eQ) = [:L'vy]{eq(m,y)}v In(eQ) = <M, T2 >, OUt(eQ) =< ¢ >)

A(duplication) = ( €(duplication) = [z,y|{y := duplication(z);},
In(duplication) = < 7y, ¢ >,
Out(duplication) = < ¢, mg >)

5.2.2 Optimisation: réutilisation de I'implémentation des construc-
teurs

L’optimisation de la dérivation des constructeurs consiste a utiliser des représen-
tations de données qui sont plus efficaces que celles de la dérivation systématique, en
termes de taille mémoire ou de rapidité d’acces. Les critéres a respecter sont :

e la réalisabilité : tout terme du domaine abstrait posséde (au moins) une représen-
tation dans le domaine concret,

e la consistance: un terme du domaine concret ne peut représenter deux termes
différents du domaine abstrait,

e I'implémentation de chaque constructeur doit étre correcte, c’est-a-dire que la
regle 3.3 d’interprétation d’un terme abstrait dans le domaine concret définie
page 61 est respectée.

La plupart des optimisations classiques se généralisent par la réutilisation d’une
implémentation existante : en effet, les critéres qui conduisent & implémenter une sorte
par le type entier, le type octet, le type liste, le type arbre binaire, ..., peuvent étre
définis par 'existence d’un lien entre les constructeurs de la spécification a dériver, et
ceux de la spécification LPG du type entier, octet, liste, arbre binaire, etc.
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Réutiliser pour une sorte s’, I'implémentation d’une sorte s, implique que pour
chaque constructeur ou opérateur défini de s’ il existe un constructeur ou opérateur dé-
fini de s qui ait la méme sémantique. Si nous pouvons définir et vérifier une équivalence
entre deux signatures algébriques par ’existence d’un isomorphisme entre elles, vérifier
une équivalence entre deux spécifications ot des opérateurs sont définis par des axiomes
est extrémement complexe. Cela n’est pas décidable dans le cas général (équivalence
de deux théories par preuve de I’équivalence de deux axiomatisations, ou équivalence
de deux constructions modulaires [Ori96]) et n’est pas notre propos.

Par contre, nous pouvons définir si ’ensemble des constructeurs de s’ est équivalent
& un sous-ensemble des constructeurs de s, et peut réutiliser I'implémentation de ces
derniers (et gagner ainsi en efficacité par rapport & une dérivation systématique des
constructeurs).

Cette approche est décrite dans [Sig95], qui est une continuation du travail effec-
tué dans [Tur92]. Nous allons généraliser ce travail pour permettre d’implémenter un
constructeur par un autre qui ne lui est pas isomorphe (car les arités sont différentes),
mais dont le domaine de I'un est une permutation du domaine de 'autre.

Dans les définitions suivantes, nous appellons bijection une fonction totale bijective,
et injection une fonction totale injective.

Définition 5.1: Un combinateur In (ou Out) bijectif est un combinateur In (ou
Out) < Py,..., P, > tel que:

Vie[l...n]- P #¢
Vie[l...n]-m €{P,...,P,}

Plus simplement, < P,..., P, > est une permutation de < my,...,m, >.

Propriété :

Soit B un combinateur In (ou Out) bijectif, alors B o B~' = B~ o B = idyy, -
Le combinateur id(), est le combinateur identité pour les produits cartésiens de
n éléments. Il est égal &: < my,mo, ...,y >

Définition 5.2: Nous appelons Agp, : ¥ — ¥ lien d’implémentation abstraite,
une application de la signature X' = (S’, Q') d’une spécification algébrique SP' vers la
signature ¥ = (5, Q) de la spécification algébrique SP.

° Aé, est une application qui, & une sorte s’ € S’ associe une sorte s € S,
o AL, est composé de (€L, InL,, OutL)):

Nous omettons de préciser I’ensemble de constructeurs domaine des compo-
sants de Aé, lorsqu’il n’y a pas d’ambiguité.

&' une injection de 'ensemble C!, des constructeurs de s’ € S’ vers l'en-
semble C; des constructeurs de s = AL(s').

In' est une fonction qui associe & un constructeur ¢’ € C!, un combinateur
In bijectif,
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Out! est une fonction qui associe & un constructeur ¢ € C!, un combinateur
Out bijectif.

qui sont tels que, pour:

AL() = 5
d:(s],...,s,) = s un constructeur appartenant & C,
El(d) =ceC,

nous avons :
c:(81y---,8,) —> 8
In'() (AL (sh),...,AL(sD)) = (51, 8n)
Out! () (AL (s") = s

&' associe 4 un constructeur ¢’ € C’, de s, le constructeur ¢ € Cs qui 'implé-
mente. In’(c) donne la correspondance entre les opérandes de ¢’ € C!, et ceux
de ¢ = E1(¢') € C,. Out!(¢!) donne la correspondance entre les résultats de Pap-
plication de ¢’ € CY, sur ses opérandes t; ...%,, et les résultats de I'application
de ¢ = E1(c') € Cy sur In!(d)(t1,...,t,). Out’(d) = < >, quel que soit le
constructeur c, les constructeurs ayant une seule sorte dans leur co-domaine.

Propriétés : 'algebre des termes Tsy_(y ¢ ) n’est pas isomorphe & TE”,(S AL (C")))s
) S’ - b OI S’

car les arités des constructeurs C?, ne sont pas les mémes que celles des constructeurs
qui les implémentent, mais il existe un isomorphisme d’ensembles (une bijection) entre
'ensemble engendré par les constructeurs de C?, et celui engendré par les constructeurs
de £L,(C")) que I'on peut décrire & partir de AL,

Soit ¢’ : (s},...,s],) = s’ un constructeur de C’, et ¢: (s1,...,s,) = s de Cs qui
Pimplémente, avec EL,(¢) = c et AL(s') = s.
Soit p : Iné,(c’)fl(AI,(s’l), ..., AL (s])) = s un opérateur défini par I'unique équa-
tion:

-1
Pe(T1y. .y Tpy) ==> c(Iné,(c’) (T1y..y2p))

4 ’ . . ’ .
et (¢ l’ensemble des opérateurs p,. ainsi définis.

Alors les algebres TE’:(S,,C;,) et TE”':(s,CSqu’) 5, qc sont isomorphes.

Réutilisation par composition avec un lien d’implémentation abstraite
Le principe de la réutilisation de 'implémentation des constructeurs de s pour implé-
menter ceux de s’ (et de pouvoir ainsi dériver 'axiomatisation des opérateurs de s’ en
fonction des testeurs et sélecteurs de s) est d’effectuer une composition du lien d’implé-
mentation défini au chapitre 3 et du lien d’implémentation abstraite que nous venons
de définir.

Nous limitons ce lien d’implémentation abstraite aux sortes et aux constructeurs. Il
peut étre défini de manieére similaire pour les opérateurs définis, mais nous ne pouvons
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dans ce cas pas établir automatiquement 1’équivalence entre deux axiomatisations (il
est envisageable, si cette équivalence est démontrée, de réutiliser I'implémentation d’un
opérateur défini pour implémenter un autre opérateur défini, dont nous ne dérivons
alors pas I'axiomatisation).

Par contre, pour SP’ la spécification & laquelle appartient s, il est possible de
chercher automatiquement si la bibliotheque posseéde une spécification SP avec une
sorte s telle qu’un lien d’implémentation abstraite Ag pr existe de la sorte ' et de ses
constructeurs vers s et ses constructeurs. Cette recherche est faite de maniére exhaustive
pour chaque sorte et chaque sous-ensemble de ses constructeurs (ou par un algorithme
semblable & celui écrit pour la recherche des coupures).

A partir du lien d’implémentation abstraite A{g pr trouvé, et d’un lien d’implémen-
tation Agp, nous pouvons calculer un lien d’implémentation Agpr = Agp o Aé pr
pour s’ et ses constructeurs:

Agpr est défini par:

Ag = Ag o AL
Vd € Cl - Aci(d) = (Ecr (), Inci (), Outer (), Iscr ('), Selecter () tels que:

Ecr(e) = Ec(EL(E),
Inei(¢) = o (€L () o Ink, (@),
Outer(e!) = Outc(EL () o Outh,(¢),

’ I ,

ISCI (C’) =18 =1s o ()
Vi€ [l...Card(Dom(c))] - selectz?’ =
L) ELi) )

... select
S Card(Dom(E ()

<m > o (Ink, (c'))f1 (s:elect1 o

Exemple 5.2:
Soit la sorte s’ suivante:

Type S’ requires Formal Sort[s”]

sorts
SI

constructors
(8,8 = ¢
chy: —

end

Alors il existe le lien d’implémentation Al suivant entre la sorte s’ et la sorte seq:
o AL (s) =set AL (s") = elem
o AL () =( ELi(c)) = {cons}, InL.(c]) = < ma, 1 >, Outk,(c}) = < m >)

o AL (ch) = ( ELi(cy) = {null}, InLk,(c}) = <>, Outci(ch) = < w1 >)
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La composition de 'implémentation abstraite et de 'implémentation concrete fait
que la sorte s’ est correctement implémentée en Ada par le type 1list vu précédemment
(et le type algébrique S’ par le paquetage Liste) avec le lien d’implémentation suivant :

° ASI(S,) = AS(Ag,(s')) =1list

. ACI(Cll) = (50/ (C’l),I’nCI(CIl), Outgf(c'l),fscu(c'l), Selectcf(c'l))

tel que:

Ear(d) =Ec(El(&h))
Ec(cons)
= [z,[]{new list’(val =>x; suiv =>1)}
Inci(d)) =Inc(EL/(c))) o InLi(c))
= Inc(cons) o Ink,(c})
=< m,me > 0 < M9, M >
=< M, M >
Outcr(c)) = Outc(EL/(c))) o Outh,(c))
= Outc(cons) o Outh,(c})
=<, p>o0<m>
=< ¢, >
iscll :ngé,,(c’l)

— ,L'SCOTLS

I
is% = jsDor(c)

— Z'Snzl
I

selectd1 =< m > o (InL.(cd -1 I Ecr() I Eei(d)
1 1 ne(c')) select; y.e.,8€ eCtCard(Dom(f,'I o)
leld

=<7 > o < mg,m > (select{’"*,. .., selects")

= selects’™*
I

.S:electg’1 =<my> o0 (Iné,(c'))i1 (selectfcl(ca)

,...,select

Ecr(e))
Card(Dom(glol(C’)))
= <my > o <my,m > (select{™, . .. selecty™)

= select{"™*

5.2.3 Perspective: réutilisations partielles

Il s’agit de réutiliser pour implémenter un constructeur ¢’ : (s},...,s)) — ¢,
I'implémentation d’un constructeur c: (s1,...,8y,) —> s avec m > n.

Définition 5.3: Nous appelons A " le lien d’implémentation abstraite étendu, une

généralisation de A’:

+ . . [N . . . 7
° A{g, est une application qui, & une sorte s’ € S’ associe une sorte s qui 'implé-
mente,
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. Ag est composé de (SIT, Ing,r, Outg,r):

ET une injection de I'ensemble C!, des constructeurs de s’ € S vers 'en-
semble C, des constructeurs de AL (s') = s.

+ . . PN .
I né, est une fonction qui associe & un constructeur ¢’ € C?, un combinateur
In (pas obligatoirement bijectif),

+ . . . N .
Outl, est une fonction qui associe & un constructeur ¢ € C’, un combina-

C s

teur Qut,

qui sont tels que, pour:

(s,

Sg (d)y=ceCs

Ag () =s

,s5,) = s’ un constructeur appartenant a C,

nous avons:
c:(81y.0y8m) —> 8
(InEDY " () (51 80) = (AL (s), ..., AL (1))
Outly (¢) (AL (s) = s

Sg associe & un constructeur ¢ € CY, de s, le constructeur ¢ € Cs qui I'implé-
mente. [ ng,r donne la correspondance entre les opérandes de ¢’ € C!, et ceux de
EL (d)=ceCs. Outg,r donne la correspondance entre les résultats de 1'appli-
cation de ¢’ € C}, sur ses opérandes ¢, ...%,, et les résultats de Papplication de
EN () = ¢ € Cy sur Ink (&) (ty, ... tn). Outh (¢) = < m >, quel que soit le
constructeur ¢/, les constructeurs ayant une seule sorte dans leur co-domaine.

Les combinateurs In!" ne sont plus obligatoirement des combinateurs bijectifs: ils
ne sont plus composés uniquement de combinateurs de projection 7; et du combinateur
¢, mais peuvent comporter une constante & la position de 'opérande de ¢ = AL ” (c') qui
est “inutile” pour implémenter ¢’. Par contre, ils doivent toujours respecter les autres
caractéristiques de la définition 3.3 page 55.

Des lors que nous savons construire une constante Ada pour tout type qui implé-
mente une sorte, nous pouvons utiliser le lien d’implémentation Ag o Agf tel qu’il est
défini dans la section 5.2.2 page 113.

La recherche du lien d’implémentation abstraite étendu peut étre faite également
de maniere automatique.

Nous pouvons par exemple implémenter les booléens en réutilisant les naturels avec
0 et succ ou I'unique opérande de succ serait la constante 0, ou la spécification des
n-uplet par 'implémentation des (m)-uplet (ot m > n. Par exemple, il peut y avoir
avantage a ce que n + 1 soit pair).
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Exemple 5.3: Soient les spécifications classiques des booléens et des naturels:

Type Bool Type Nat
sorts sorts
bool nat
constructors constructors
true : —> bool zero: —> nat
false : —> bool succ : nat —> nat
operators operators
end end

Soit une implémentation Ada de la sorte nat par le type integer:

Anqt(nat) = integer

E(zero) = [{0} E(suce) = [z]{z + 1}
In(zero) = <> In(succ) = < m >
Out(zero) = <> Out(succ) = < ¢ >

La réutilisation d’une implémentation des constructeurs des naturels pour ceux des
booléens se fait en fournissant le lien d’implémentation abstraite :

Agool (bool) = nat

€ oni(true) = [{zero} E oot false) = [x){suce(x)}
InLl (true) = <> InLl (false) = < 0>
Outggol(true) =<> Outggol(false) =<¢>

Les constructeurs du type algébrique Bool peuvent alors réutiliser I'implémenta-
tion des constructeurs du type algébrique Nat par le type Ada integer, via la com-
position A o Al . Nous avons choisi la constante 0 comme constante Ada de type
(Anat © AIBJ;Ol)(bool) = integer, et nous obtenons:

ABool(b()ol) = inteier S(false) = gNat (SIBt)ol(false))
E(true) = Enat(EL,, (true)) = Enat(suce) = [z){z + 1}
= Enar(zero) = [[{0} In(false)
In(true) = Innq(succ) o Ing(ml(false)
= Innq(zero) o Ingool(true) =<m>0<0>
=<>0 <>=<> =<0>
Out(true) Out(false)
= Outnq(zero) o Outgool(true) = Outnqt(suce) o Outg)ol(false)
=<> 0 <>=<> =< >0 < Pp>=<¢p>

Le terme false sera donc dérivé en (0 + 1)






Chapitre 6

Flots et mutations

Un flot de données est ’association d’une variable x et d’une suite de calculs ap-
pliqués successivement & cette variable, dans laquelle est rangé le résultat de chaque
calcul.

Définition 6.1: (Flot)
Un flot est constitué d’une variable z et d’une séquence de p noeuds Ny, ..., Ny, tels
que:

o Vic[l...p—1] (a; € Ny,,,. operandes N x € Ny,. destination)

e Dorigine N, du flot est un nceud qui code la variable z (une feuille), ou dans
lequel x recoit une valeur qui n’est pas une modification de sa propre valeur:

Ny, variable =

. [z = N, destination;
vV 35 -
N z # Ny, .Out;

v 3j. (&= Nay-Out;
A Out-to-In(Ny, .operateur); = ¢

o lextrémité Nap du flot est soit le nceud N7 (il n’est pas un opérande), soit tel que
z & Ny, destination.

Nous nous intéressons aux flots dont I'extrémité finale est le nceud N qui code le
terme T. Le terme T est le terme & dériver pour obtenir le corps de programme de
I'implémentation de 'opérateur d’intérét.

6.1 Dérivation avec les destinations des sous-termes fixées

L’exemple 4.11 page 105 montre un cas ou les affectations finales aux parametres
formels de retour de Popérateur d’intérét peuvent étre (dans certains cas) évitées: I'un
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des deux remplacements est trivial:

duplication(z, z2);
renverse(zz);

vy := concats(z,y, 22);
concat (v, t);

duplication(z, z2);
renverse(zz);

vy := concats (z,y, 22);
concat (v, t);

concat(t, x); devient concat(t, z);
concat(z, z); concat(:I; Z),'
vy 1= tri(t); )

t = tri(t);

duplication vy, 2); duplication(vy, z);
7 ?

duplication (va, t);

Le remplacement de

vy := concats(z,y, 22); concat(vy,t);
par

z 1= concats (z,y,2z2); concat(z,t);

serait incorrect. En effet, z serait modifié alors que sa valeur est nécessaire deux ins-
tructions plus loin.

Il n’est pas seulement avantageux d’éviter des affectations finales aux parametres
de retour: la dérivation par anticipation d’un nceud hors du code du noeud dont il
est 'opérande, nécessite la connaissance de la destination de son résultat. Cela permet
I’affectation des résultats de fonctions & des variables autres que des variables inter-
médiaires et 'utilisation des variables correctes comme parameétres effectifs résultats.
Cela évite des affectations supplémentaires lorsque les destinations sont connues ou
calculables.

Nous allons donc modifier notre algorithme de calcul des destinations des résultats
défini en section 4.2 page 85, ainsi que la maniere dont sont calculées les utilisations
et modifications de variables. En effet, la localisation des conflits ne peut plus se faire
comme il est décrit en section 4.1.2 page 73:

Les modifications précoces de parametres retour doivent étre détectées
au niveau concret

A partir de I’équation définissant 'opérateur d’intérét, et pour une dérivation vers
une procédure, nous obtenons l'interface Ada (c’est-a-dire le profil de la procédure ou
fonction), ainsi que la liste de ses parametres formels qui doivent contenir & la fin de
son exécution, une représentation de la valeur du terme en partie droite de ’équation
a dériver (dans le cas d’une procédure).

Sil'opérateur op de T est dérivé en un appel de procédure modifiant ses parametres,
en connaissant les variables qui doivent contenir le résultat, nous pouvons (régle 3.5
page 69) calculer les variables qui doivent étre en parametre effectif & Pappel de cette
procédure. Nous connaissons ainsi pour chaque sous-terme opérande de op, quelle doit
étre la destination de son résultat. Pour des sous-termes dont ’opérateur est implémenté
par une procédure, et dont la destination du résultat a été ainsi déterminée, il nous
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est possible d’utiliser cette destination comme parametre effectif en mode out (ou in
out, et dans ce cas nous lui affectons au préalable la valeur de 'opérande si celui-ci est
différent).

En conséquence, nous nous retrouvons avec des parametres formels de 'opérateur
d’intérét, qui sont modifiés au niveau concret par le code dérivé d’un opérateur de T
dont ils ne sont pas des opérandes au niveau abstrait.

Exemple 6.1: Soit ’équation définissant I'opérateur f :
f(z) ==> append(cdr(z), sort(x))

Le lien de dérivation de f et les liens d’implémentation des opérateurs en partie droite
de ’équation sont les suivants:

e f devient une procédure F qui modifie son unique parametre,
e append devient une procédure qui modifie son premier parametre :

E(append) = [z, y]{APPEND (x,y) },
In(append) = < my,mgy >,
Out(append) = < m,¢p >,

e cdr devient une simple fonction unaire: CDR,

e sort devient une procédure a 2 parametres dont le premier est in et le second
out:

E(sort) = [z,y]{SORT_TO(x,y)},
In(sort) = < m,¢ >,
Out(sort) = < ¢, m1 >.

Les sous-termes sort(z) et cdr(z) ne modifient pas leur opérande, nous pouvons exécu-
ter leurs textes dérivés dans I'ordre que nous voulons. Si nous prenons une évaluation
de gauche a droite et en profondeur d’abord, nous obtenons une séquence :

[z]1 = sort(z); 2 = cdr(x); 3 = append(x1, 12)]

que nous pouvons traduire & la syntaxe Ada:

procedure F(X: in out t) is
begin
X1 := CDR(X);
SORT_TO(X,X2);
APPEND(X1,X2);
X :=X1 ;
end F;

Faire hériter chaque calcul de la destination des résultats permet d’éviter des variables
intermédiaires. La variable X, parametre formel, doit contenir le résultat en fin d’exé-
cution du corps de la procédure implémentant f. L’opérateur en racine du sous-terme
dont X est la destination est la procédure APPEND qui a son premier parametre en mode



124 CHAPITRE 6. FLOTS ET MUTATIONS

in out, nous en déduisons que X peut étre le premier parametre effectif de APPEND et
donc étre la variable affectée du résultat du CDR:

procedure F(X: in out t) is

begin
X := CDR(X);
SORT_TO(X,X2);
APPEND (X, X2) ;

end F;

Ce qui donne un résultat erroné car X est modifié avant son utilisation par SORT_TO.
Nous voyons qu’un calcul qui n’est dérivé qu’en une application d’une fonction, comme
cdr(z), modifie une variable si nous faisons hériter les nceuds de la destination des
résultats, jusqu’a ceux qui sont les plus profonds.

Nous devons donc, soit déterminer différemment les variables modifiées avant de
faire 'optimisation “calcul utilisateur avant calcul modificateur” et réordonner I'éva-
luation des sous-termes, soit ne pas faire “descendre” completement dans le terme
dérivé la variable modifiée qui doit contenir le résultat d’un sous-terme :

procedure F(X: in out t) is procedure F(X: in out t) is
begin begin
SORT_TO(X,X2); X1 := CDR(X);
X := CDR(X); SORT_TO(X,X2);
APPEND(X,X2) ; X :=X1;
end F; APPEND (X,X2) ;
end F;

Nous allons donc modifier les différentes étapes de la résolution des conflits décrite
au chapitre 4.

6.1.1 Calcul de la destination du résultat de chaque sous-terme

Nous décorons chaque noeud N avec N .destination. La destination du résultat est
un produit cartésien formé de variables ou de la constante ¢. Cette décoration se fait par
un parcours de I'arbre représentant T (récursivement tous les noeuds Nj.operandes de
chaque nceud N;, en commengant par N7) ou chaque attribut destination est calculé
en fonction de 'attribut destination du nceud dont il est 'opérande de la maniére
suivante:

Calcul de l’attribut destination de la racine N; de ’arbre codant T.
Ce sont les parametres formels ol seront stockés les résultats en fin d’exécution du code
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dérivé pour T.

Pour
o oplay,...,ap) ==> T[oq ] I’équation définissant ['opérateur
ey
op:(S1y---y8n) = (Snt1s---»Sntm),
e (z1,...,2) et (Tpt1,---,Tntm) des variables de types respectifs

(Ag(s1),---,A5(sn)) et (As(Snt1)s---, As(Sptm)),

d’apres la figure 3.3 page 61, les parametres formels de la fonction ou procédure
dérivée sont :

In(op)(z1,...,zn) &L Out(op)(Tpi1y- -y Tntm)

et les résultats de la dérivation de T[ ] ont pour destination, dans le cas
M R [

L1y -
d’une procédure:

Out(op) ™ (In(op) (21, . .., 2n) &L Out(op)(Tnits- - - Tnim))

et dans le cas d’une fonction, un produit cartésien de m éléments égaux a ¢.

Héritage de I’attribut destination pour les nceuds autres que N.

Soit un neeud N tel que N.operateur = ¢ avec ¢ : (81,..-,8,) —> (Spt1s---»Sntm)
et N.destination = (desty,...,dest,,). Le calcul des destinations des nceuds (qui ne
codent pas des variables) opérandes du noeud N, sont calculées de la maniére suivante :

Pour un neud N ayant autant d’opérandes que de sortes du domaine
de son opérateur :
Vj € N.operandes - Nj.destination = (Out-to-In(c)(dest1, ..., desty));
Pour un neud N ayant un unique opérande représentant un terme
dont la sorte est un produit cartésien de sortes :
N.operateur : (s1...8n) = (Spt1--- Sn+m) et N.operandes = (id),
alors N;q.destination = N .destination
Pour un neud N qui code un if-then-else:
Pour N .operandes = (idy,idsy,id3) nous avons :
o N,q, .destination = ¢, pour le test booléen,
o N4,.destination = N .destination, pour Palternative positive,

o N4, .destination = N .destination, pour 'alternative négative.

Une fois les destinations héritées, nous calculons les destinations, ou éléments de
destination, qui n’ont pas été précisées, par le calcul a partir des opérandes défini dans
la section 4.2 page 85, avec la modification suivante :

e pour tout neeud N différent d’un “if-then-else”, la destination calculée (non hé-
ritée) est rangée dans N.Qut. Dans N. destination nous rangeons :

(N. destination @, N.Out) &, (v1,...,0m)
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avec (v1,...,Vn) des variables fraiches.
Nous ajoutons les post-affectations duplication(x,y) telles que:

z = N.Out;
iell...m] - A y = N.destination;
Nz#Fy

e pour un nceud A qui code un “if-then-else”, la destination commune aux sous-
termes then et else est calculée par (avec les notations utilisées dans la sec-
tion 4.2) :

((((N. destination my, D4PF) my D¢PT) @y, DY) @y, D°) @ (v1,...,vm)
ou
((((N. destination mg, D&P/) @y, DYPT) @y, D€) @y DY) @ (v1,...,vm)

avec (v1,...,0n) des variables fraiches.
La destination peut également étre calculée par une recherche exhaustive de la
destination:

(N destination Ef D) @p (vy,...,0m)

dont le cout en post-affectations ajoutées aux noeuds then et else est minimum,
avec D™t yne combinaison de m variables (pour compléter la destination com-
mune) de D! U D¢ Les post-affectations & ajouter aux nceuds then et else sont
calculées comme dans la section 4.2.

6.1.2 Calcul des conflits d’accés aux variables

La résolution des conflits s’effectue avec le méme algorithme que dans le chapitre 4,
mais les modifications sont calculées difféeremment. En effet, ’héritage des destinations
fait qu’un parametre formel de I'opérateur d’intérét peut étre en parametre effectif
de sortie uniquement dans le code généré. Nous devons donc compter comme nceuds
modificateurs d’une variable x certains noeuds dont x ne fait pas partie des opérandes
dans le terme algébrique représenté. Nous comptons comme modificateur d’une variable
2 un noeud qui est 'origine d’un flot associé a x. La résolution des conflits d’acces a z
existants avec les noceuds d’un flot associé a = sont résolus par la résolution des conflits
d’acces & x existants avec le noeud origine du flot.

La variable z est dite modifiée par le texte dérivé du nceud N si:
e z est opérande de N et modifiée par le texte dérivé de N,

e 7 est un parameétre en sortie uniquement du texte dérivé pour N.
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Le calcul défini page 92 de lattribut M d’un nceud N, qui code les modifications de
tous les noeuds du sous-arbre dont N est racine, devient :

v € N,.operandes

A Var(v)

AN ve P (No.operandes)

AN v € Paramoy: U Param,-out

Var(v)

A v € Paramoy U Paramn-out
AN wv= No.destinationj

A v # No.Out;

Var(v)

A v € Paramoy: U Parami, oyt
A v = N,.Out;

A Out-to-In(op)j = ¢

= Miu{(ﬁ,/\fo) Yoed- Vv 35
1€l..n

V=T

Les calculs des attributs d’utilisation et des arcs R sont identiques & ceux définis
page 92. La suite de la dérivation est identique.

6.1.3 Minimisation optimale des duplications

Nous avons au chapitre 4 montré une méthode qui résoud les conflits d’acces aux
variables, en effectuant un minimum de duplication de variables. Cette méthode est
optimale si’on ne considére pas les post-affectations (affectations finales aux parameétre
formels de retour d’une procédure, sous-termes then et else de maniere & avoir la méme
destination, ou variable locale définie par un let).

La variante que nous avons décrite dans ce chapitre montre comment faire hériter

les calculs des destinations des résultats. Mais cette méthode n’est pas optimale si I’'on
effectue cet héritage de maniere systématique pour tous les calculs:

Exemple 6.2: Soit l'opérateur op : (seqnat,seqnat) —> (seqnat,seqnat) dont
I’équation est la suivante:

op(z,y) ==> let z = const_l in order (sort(append(z,y)), reverse(append(z,)))

Soit le lien de dérivation de op: &(op) = [z,y]{0P(x,y)}

In(op) = < mp,mg >

Out(op) = < 71, m2 >
Les résultats de la procédure OP(x, y: in out listint); doivent étre contenus dans
xety.

L’opérateur sort est implémenté par une fonction, reverse par une procédure ayant
un unique parametre en entrée-sortie, order par une procédure dont les deux parametres
sont en entrée-sortie, et append comme nous le connaissons déja. Nous obtenons avec la
méthode décrite au chapitre 4 et avec celle que nous présentons maintenant, les graphes
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suivants d’ordonnancement des calculs:

Synthése des destinations

CHAPITRE 6. FLOTS ET MUTATIONS

Héritage des destinations

_ duplication(v1, x)

let z=const | in order(e e )\/\duplication(z, y)

sort( e) reverse(‘-)

Dans le cas de la synthese des destina-
tions (chapitre 4), le résultat de I'applica-
tion d’une fonction est stocké dans une va-
riable libre auxiliaire, et ce n’est qu’en fin de
calcul que nous affectons les résultats aux
parametres formels de retour.

Solution optimale

in order(e o )

let z=const_|

Avec I’héritage des destinations des ré-
sultats des calculs intermédiaires, ces
affectations finales peuvent étre évi-
tées, comme celles parfois nécessaires a
I’obtention d’une destination commune
a des sous-termes then et else. Mais
ces affectations précoces peuvent en-
gendrer des conflits (ou également en
éviter, ce qui aurait été le cas de notre
exemple si le terme append(z, ) avait
été en conflit d’acces a z).

let z=const | in order(e . )

. _y/reverse( .)

- " duplication(z y)

sort(e)

La solution optimale peut se trouver
dans un compromis entre les deux mé-
thodes. Nous devons alors évaluer le
cout total pour toutes les positions ou
le choix entre la synthese et I’héritage
de la destination fait une différence en
cotit de duplication (appel de fonction
ou de procédure avec un parametre en
sortie uniquement, création ou suppres-
sion d’un conflit d’acces).
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6.2 Mutations

Les mutations de données sont des modifications partielles d’un objet structuré.
Nous nous plagons au niveau du domaine abstrait, ol le calcul d’un terme Z5 qui ne
differe que partiellement d’un terme %, est défini par une construction de ¢y & partir de
composants de t1. Ces composants sont obtenus, soit par filtrage (“pattern-matching”)
avec les parametres formels en partie gauche de I’équation a dériver, soit par utilisation
explicite de sélecteurs algébriques.

Dans le cas du pattern-matching:

! / -
op(z1,...,xi—1,c(x), ..., T,), Tixl,...,Tn) ==
T !/ !/
[T1yee oy T, oo Ty Tig 1y - - T
doit étre transformé, pour étre dérivé, en:

op(z1,...,Tn) ==> T(a;l, ey Ti1, 8€lS(24),y - .y s€lS (24), Tig1, - -, Tn)

et les sélecteurs sel§, ..., selS qui peuvent étre utilisés explicitement dans T’ sont définis
par:

Vie[l...n]- (selé(c(z1,...,2n) = x;)

Soit un nceud N qui code un terme ¢ de la forme:
c(self(z), ..., self_(x),t, self  (x),...,self,(x))

avec ¢ un constructeur, et dont la destination du noeud est la variable z. Le terme ¢ est
avantageusement remplacé par le terme muters(z,t'), qui correspond au remplacement
de lopérande de = en position ¢ par t', sachant que le constructeur de z est c.
Soit A#*(t') = ([p"'], (f¥)), et Ap(muters) = (&(muters), In(muter§), Out(muters))
avec :

E(muterf) = [z, v]{MUTER_c_i(z,v)}

In(muterf) = < my,mg >

Out(muterf) = < m >

nous obtenons alors:
A#(t) = ([p"; MUTER_c_i(, f*);], (=)
ou, si le sélecteur sel¢ est une expression-gauche, avec A¥ (selé(z)) = ([ ], {4 ())):

(Ip"; £+ (2) = f*3], ()

Dans le cas d’un terme t similaire, mais ou plusieurs opérandes de ¢, chacun d’in-
dice % ne sont pas égaux a self(x), il est aisé de définir comment ¢ est dérivé en une
séquence d’applications de mutateurs.
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Conclusion

Nous avons dans ce chapitre proposé une introduction & une approche “flot de
données” des calculs: apres une définition formelle d’un flot, nous avons montré une
méthode de dérivation qui est une variante de la méthode proposée au chapitre 4: les
destinations des calculs intermédiaires sont héritées, lorsque la destination du résultat
final, quand s’agit d’une procédure, est connue. Nous avons enfin proposé une modi-
fication préalable du terme algébrique T & dériver, lorsqu’il contient une construction
d’un terme ' & l'identique de ¢, sous-terme d’un opérande de I'opérateur d’intérét,
a l'exception de certaines positions. Cette construction est alors transformée en une
modification en-place du sous-terme d’origine, aux positions ou ¢ et ' different.

Ces deux variantes apportent :

e pour 'héritage des destinations:

— dans certains cas (procédures et sous-termes if-then-else avec des calculs
intermédiaires fonctionnels) un coiit optimal (minimum) en duplications,
affectations finales et post-affectations comprises,

— la possibilité d’avoir des flots de données supplémentaires dont les variables
qui les constituent sont celles qui doivent contenir (ou composent) le résultat
final.

e pour 'introduction des mutations:

— une optimisation des calculs, en remplacant la construction d’un résultat
a partir de sélections de composants, par une modification partielle de la
variable dans laquelle ces composants étaient sélectionnés,

— la possibilité d’obtenir des flots de données supplémentaires qui aboutissent
au résultat final, en remplacant des sous-termes de T par des modifications
partielles d’une variable d’un flot.

L’objectif suivi par cette approche, est d’obtenir un flot de données pour tout para-
metre formel en entrée-sortie : nous pouvons supposer que 1'idée sous-jacente & l'intro-
duction d’un parametre de ce mode est une modification partielle d'une donnée. Une
orientation dans la suite des travaux sur ce sujet pourrait étre le calcul de la différence
entre un opérande et le sous-terme résultat qui lui correspond par le lien d’implémenta-
tion. Nous pourrions alors générer les instructions qui effectuent les modifications liées
a cette différence.



Chapitre 7

Outil

7.1 Description de ’outil

Un prototype est réalisé en CAML. Il implémente une version simplifiée de 1’algo-
rithme des chapitres 3 et 4 pour un sous-langage trés restreint du langage LPG : I'algo-
rithme ne traite pas différemment les parameétres formels en entrée ou en entrée-sortie,
il n’y a pas de calcul de destination unique d’'un “if-then-else”. Ces deux limitations
sont dues au fait que les pré- et post-affectations ne sont pas implémentées. De plus,
les opérateurs définis ne peuvent avoir un produit cartésien de sortes en co-domaine.

En entrée, le lien d’implémentation et arbre abstrait doivent étre fournis sous la
forme d’une structure en CAML. Les arcs supplémentaires sont alors calculés, les cycles
éventuels déterminés ainsi que les coupures de colit minimum. En sortie, la liste des
noeuds du graphe est fournie dans 'ordre de ’exécution du code dérivé de chaque
noeud dans le domaine concret.

7.2 Syntaxe du lien d’implémentation

Exemple de lien en Bibliotheque entre une Spécification Algébrique et une de ses
implémentations en Ada:

Files
Seq.lpg >-> listes.ads, listes.adb
Types
Seq >-> LISTES
Sorts
seq >-> liste
Constructors
nil >-> creation_vide(): out($1)
<+ >-> creation($1:in, $2:in): out($3)
Testors
nil >-> est_vide(_:in)
<+ >-> not(est_vide(_:in))
Selectors
<+ >-> acces_element(_:in), acces_suivant(_:in)
Operators
head >-> acces_element ($1:in): out($2)

tail >-> acces_suivant ($1:in): out($2)
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+ >-> concatener($1:in,$2:in): out($3)

+> >-> ajout_en_fin($1:in out($3),$2:in)
Mutators

<+ >-> changer_element(_:in out(_),$1:in) ,

changer_suivant(_:in out(_),$2:in)
Specials
= >-> equals($1:in,$2:1in) : out (Bool)
duplicate >-> copie(_:in):out(_)

Un autre exemple d’implémentation du constructeur de listes <+, cette fois par
une procédure dont la liste en deuxieme parametre est modifiée pour retourner la liste
résultat :

Constructors
<+ >-> ajout_en_tete($1:in, $2:in out($3))

Pour lever I’ambiguité d’une surcharge dans la méme unité, nous pouvons préciser
la sorte exacte de 'opérateur <+:

( <+ : elem,seqlelem] -> seq[elem] ) >-> creation($1:in, $2:in): out($3)

Syntaxe :

Soit R la relation de représentation entre une algébre A et une unité U Ada qui
I'implémente: R(A, U) signifie que 'unité U implémente 1'algebre A.

R est la relation de réalisation. Elle est satisfaite par le terme fermé ¢ de A et le
terme ¢’ instancié P lorsque t' est I'implémentation de t.

Files est D’association du fichier contenant la spécification algébrique au
doublet spécification-corps de son implémentation en Ada.

Types est association de I'unité LPG de la bibliotheque au package Ada
qui I'implémente.

Sorts est I'association & chaque sorte LPG d’un type qui 'implémente.

Constructors  est I'association d’un constructeur ¢ de LPG & une fonction ou pro-
cédure qui 'implémente en Ada.
Les sortes du domaine suivi du co-domaine de ¢ sont indexées, ainsi
la correspondance entre les parametres de ¢ et les parametres de ¢
est indiquée, avec le mode de chaque paramétre de ¢’. Exemples:

cons >-> creationl1($1:In, $2:In):0ut($3)
cons >-> creation2($2:In-0ut($3), $1:In)

signifie que si R est la relation de représentation entre tout terme
LPG et tout terme Ada, nous pouvons définir en logique de Hoare :
(pfpré) {expr} (pFpost)

(R(z,2") A R(y,y')) {' :=creationl(a',y')} (R(cons(z,y),z"))

(R(z,z") N R(y,y")) {creation2(y’, z")} (R(cons(z,y),y")
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Testors

Selectors

Operators
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Soient n, m et n/, m’ les cardinalités des domaines et co-domaines
respectifs de I'opérateur ¢ et de la procédure ou fonction /. (m > 1
pour un co-domaine de ¢ produit cartésien de sortes, m’ =1 si ¢’ est
une fonction et m’ = 0 pour une procédure).

La forme générale du lien d’implémentation est :

E(c) =v1,...,op{c(vr,...,vn)}
In(c) = < P™9 . pind S

» !

Out(c) = < Plom(c), . ,PO,Ut(C) >

n

Il est définit de maniere syntaxique par:

Vkell...n']-
c >>c’(...,pary =$i:in, ...)... = Pkln(c):m
c >> c’(...,pary = $i:in out($y), ...) = Pkln(c) =
c >> c¢’(..., pary = out($5), ...) = Pkln(c) =¢
VEell...n]-
¢ >=> ¢’(...):out ($) = poUie — ¢
c >> c¢’(...,parg = $i:in out($)), ...) = Pkout(c) =Tj_n
c >> ¢’(..., pary = out($5), ...) = Pkout(c) =Tj_n

est I’association a chaque constructeur ¢ de LPG d’une fonction boo-
léenne dont 'unique parametre en entrée est noté par le caractere “_7.
L’évaluation de la fonction donne un résultat booléen vrai lorsque le
parametre est la représentation d’un terme construit par le construc-

teur c.

est 'association a tout constructeur ¢ de domaine non vide de car-
dinal n, d’une séquence de n fonctions dont 'unique parametre est
noté par le caractere “_”. La i°™¢ fonction, appliquée & un terme du
type représentant la sorte du constructeur c¢, renvoie la valeur qui re-
présente le i terme LPG nécessaire pour la construction par ¢ du
terme représenté par le terme testé.

c >> si(c:In), ..., sh(.:1In)

(R(c(zy..mn), x")) {y :=5i(2")} (R(zi,y")), Vi € {l.n}

est ’association d’un opérateur op de LPG & une fonction ou procé-
dure fp’ I'implémentant en Ada.

La correspondance entre les parameétres de fp' et les parametres de
op, le mode de chaque parametre de fp’, et quel parametre en entrée
est modifié par le résultat si tel est le cas, sont indiqués de la méme
manieére que pour les constructeurs.
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Mutators est I'association a tout constructeur ¢ de domaine non vide de cardinal
n, d’une séquence de n fonctions ou procédures m!} appelées mutateurs
(les procédures doivent n’avoir qu’un seul paramétre en mode Out ou
In-Out). Chaque mutateur m} a 2 parametres en entrée, I'un noté “_”
du type représentant la sorte du constructeur c, et 'autre noté “$i”

du type représentant la sorte du i parameétre du constructeur c.

L’unique parameétre en sortie du mutateur m; noté également “_” est

du type représentant la sorte du constructeur c.
m,, satisfait la définition suivante:

¢ >> mi(-:In,$1: In): Out(-), ..., m(-:In,8n: In): Out(.)
ou

¢ >=> mi(-: In-Out(-),$1 : In), ..., ml(_: In-Out(-),$n : In)
avec

(R(c(m1..xpn), "))y :==ml(z',a)}(R(c(z1, .., Bim1, @, Tig1, o, Tn), Y ) A
=y, Vie{l.n}

ou

Vi e {l.n}-
(B(c(zromn), 2")){mi(z’, a) }(R(c(z1, -, Bi1, @, Tig1, ooy Zn), 7))

Specials est I’association de plusieurs opérateurs spéciaux a leur équivalent en
Ada. Ces opérateurs sont :

l'opérateur booléen d’égalité entre 2 termes de méme sorte

I'opérateur de recopie d’un terme qui, en Ada, reconstruit un terme
ayant méme valeur que le parametre passé en entrée (représen-
tant le méme terme LPG) mais sans partage de donnée.

Exemple 7.1: Le fichier qui décrit le lien d’implémentation de 'opérateur op de
I’exemple 3.8 page 62 contient :

op >-> 0P($1:in out($2), $2:in, $3:in out($1), $4:in out($3))

Le lien d’implémentation (et de dérivation de op) est le suivant:

E(op) = [z,y, 2, t){0P(x,y,2,t) },
In(op) = < my, mp, w3, M4 >, Out(op) = < mo, p, 71,73 >
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7.3 Exemples — résultats

Cette section montre le résultat d’une session de dérivation d’un terme algébrique
codé en un arbre abstrait vers une séquence d’instructions Ada codées en une liste de
neceuds.

Dans la syntaxe que nous avons proposée, le lien d’implémentation des différents
opérateurs qui apparaissent dans le terme & dériver, est décrit par:

Operators
£ >-> F($3:in, $2:in, $1:in): out($4)
g >-> G($1:in out($3), $2:in)
+ >-> H($1:in): out($2)
+> >-> P($1:in out($2))

Nous introduisons le lien d’implémentation dans sa forme interne CAML :

#modif_g_param_mapping env_global
(map__add (Oper ("F",Profil([],[1)))
((map__add 1 3
(map__add 2 2
(map__add 3 1 empty_int_mapping))),
(map__add 4 4 empty_int_mapping))

( map__add (Oper("G",Profil([]1,[]1)))
((map__add 1 1
(map__add 2 2 empty_int_mapping)),
(map__add 3 1 empty_int_mapping))

( map__add (Oper("H",Profil([],[1)))
((map__add 1 1 empty_int_mapping),
(map__add 2 2 empty_int_mapping))

( map__add (Oper("P",Profil([],[1)))
((map__add 1 1 empty_int_mapping),
(map__add 2 1 empty_int_mapping))

empty_param_mapping ) ) ) ) ;;
- : unit = O

Nous construisons le terme & dériver :

#let t = Fonction("F", [Fonction("G", [Fonction("F",[Variable(Var_N_i("x",0));
Variable(Var_N_i("y",0));
Fonction("P", [Variable(Var_N_i("z",0))]1)
D;
Variable(Var_N_i("t",0))
IDH
Fonction("G", [Variable(Var_N_i("x",0));
Variable(Var_N_i("z",0))1);
Fonction("H", [Fonction("G", [Variable (Var_N_i("t",0));
Variable(Var_N_i("x",0))
D
1
DI
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t : terme =
Fonction
("F",
[Fonction
("G",
[Fonction
("F",
[Variable (Var_N_i ("x", 0)); Variable (Var_N_i ("y", 0));
Fonction ("P", [Variable (Var_N_i ("z", 0))1)1);
Variable (Var_N_i ("t", 0))1);
Fonction
("G", [Variable (Var_N_i ("x", 0)); Variable (Var_N_i ("z", 0))1);
Fonction
("H",
[Fonction
("G", [Variable (Var_N_i ("t", 0)); Variable (Var_N_i ("x", 0))1D1DI1)

Nous construisons arbre abstrait (les variables “fraiches” ont pour nom variable
et un indice qui commence a 0):

#let a = construit_arbre (t , Var_N_i("variable.",0))
a : arbre_affect =

1

Noeud
1,
[Noeud
(5,
[Noeud
(6,
[Feuille (Var_N_i ("x", 0)); Feuille (Var_N_i ("y", 0));
Noeud
(7, [Feuille (Var_N_i ("z", 0))],
Soit
(Var_N_i ("variable.O.1.1.", 1),
Fonction ("P", [Variable (Var_N_i ("z", 0))1)))1,
Soit
(Var_N_i ("variable.O.1.", 1),
Fonction

("F",
[Variable (Var_N_i ("x", 0)); Variable (Var_N_i ("y", 0));
Variable (Var_N_i ("variable.O.1.1.", 1))1)));
Feuille (Var_N_i ("t", 0))],
Soit
(Var_N_i ("variable.O.", 1),
Fonction
mae",
[Variable (Var_N_i ("variable.0.1.", 1));
Variable (Var_N_i ("t", 0))1)));

Noeud
(4, [Feuille (Var_N_i ("x", 0)); Feuille (Var_N_i ("z", 0))1,
Soit
(Var_N_i ("variable.O0.", 2),
Fonction
("G", [Variable (Var_N_i ("x", 0)); Variable (Var_N_i ("z", 0))1)));
Noeud
(2,
[Noeud

(3, [Feuille (Var_N_i ("t", 0)); Feuille (Var_N_i ("x", 0))],
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Soit
(Var_N_i ("variable.0.3.", 1),
Fonction
("G", [Variable (Var_N_i ("t", 0)); Variable (Var_N_i ("x", 0))1)))1,
Soit
(Var_N_i ("variable.O0.", 3),
Fonction ("H", [Variable (Var_N_i ("variable.0.3.", 1))1)))1,
Soit
(Var_N_i ("variable.", 0),
Fonction
("F",
[Variable (Var_N_i ("variable.0.", 1));
Variable (Var_N_i ("variable.O0.", 2));
Variable (Var_N_i ("variable.0.", 3))1)))

Nous affichons la valeur du terme et de ’arbre codé de maniére plus lisible:

#printf__print (fmt_terme(t)) ;;
F(G(F(x0,y0,P(20)),t0),G(x0,z0) ,H(G(t0,x0)))
- : unit = ()

#printf__print (fmt_arbre(a)) ;;

noeud 7: variable.0.1.1.1 := P(z0)

noeud 6: variable.0.1.1 := F(x0,y0,variable.0.1.1.1)

noeud 5: variable.0.1 := G(variable.0.1.1,t0)

noeud 4: variable.0.2 := G(x0,z0)

noeud 3: variable.0.3.1 := G(t0,x0)

noeud 2: variable.0.3 := H(variable.0.3.1)

noeud 1: variable.0 := F(variable.0.1,variable.0.2,variable.0.3)

- : unit = ()
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Nous calculons pour le nceud racine les attributs U et M qui, pour chaque nceud,
recensent les utilisations et modifications des variables faites dans son sous-arbre. Les

arcs R sont calculés en méme temps:

#let ( g_all_pre_util_map
,g-all_pre_mod_map
,g_l_ordres) = var_util_mod a ;;
g_all_pre_util_map : (variable, int list) map__t = <abstr>
g_all_pre_mod_map : (variable, int list) map__t = <abstr>
g_l_ordres : ((int list * int list) * variable) list =
[(l6], [4]1), Var_N_i ("x", 0); ([5], [31), Var_N_i ("t", 0);
([41, [71), Var_N_i ("z", 0); ([3], [4]), Var_N_i ("x", 0)]

Nous calculons ’ensemble des arcs R de 'arbre abstrait, et avec I’ensemble des
arcs R« que nous venons de calculer, nous cherchons les cycles qui peuvent exister (les

cycles trouvés sont indexés par les arcs de R.):

#let s_a = ordre_construct a ;;
s_a : (int list * int list) list =

(ls1, [11; [41, [11; [21, [11; [el, [51; [71, [61; [31, [2]]

#let c_a = rechercher_cycles g_l_ordres s_a ;;
c_a : (int * int) list list list =
[([6, 4; 4, 7; 7, 6]11; [[5, 3; 3, 4; 4, 7; 7, 6; 6, 511; [1; [1]
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Nous avons trouvé un cycle qui passe par larc (6,4). Une fois cet arc supprimé, un
cycle passe par l'arc (5,3). Il n’y en a ensuite pas d’autres.

Nous calculons les coupures possibles de ces cycles, parmi les arcs de R.. Les
variables sont supposées avoir le méme poids, et la fonction passée en parameétre qui,
entre deux listes de coupures renvoie celle dont le cofit en duplications est le moindre,
fait une simple comparaison de la longueur des deux listes:

#let j_a = coupe_cycles (fun x y ->
if ((list_length (hd x)) <= (list_length (hd y)))
then x else y)
g_l_ordres s_a ;;
j_a : (int * int) list = [4, 7]

Nous avons trouvé un arc: (4,7) qui coupe les deux cycles, et qui a donc été choisi
comme coupure. Nous supprimouns cet arc de ’ensemble des arcs de R, et nous devrons
ajouter la sauvegarde de sa variable conflictuelle: z en téte du texte engendré, et
remplacer z par sa copie dans le noeud utilisateur: N;. Nous pouvons utiliser cette
méthode si nous supposons qu’il n’existe pas plusieurs coupures de cycles qui ont une
méme variable conflictuelle. Dans le cas contraire, nous devons utiliser la méthode
décrite & la section 4.6 page 99.

Nous calculons maintenant I’ordre dans lequel doit s’effectuer ’exécution des textes
dérivés de chaque ncoeud dans le domaine concret, ici en choisissant un parcours en
profondeur d’abord, et de droite & gauche pour les opérandes. Cet ordre doit respecter
les ordres de R et de R~ moins les coupures de cycles. Nous pouvons exécuter le texte
engendré pour N7 avant celui engendré pour N,. Nous affichons ensuite cette séquence
de noeuds de maniere plus lisible:

#let s = sequentiel g_l_ordres s_a j_a a ;;
s : int list = [7; 6; 5; 3; 2; 4; 1]

#let s2 = map (fun no_noeud -> nommer_noeud no_noeud a) s;;
s2 : string list =

["noeud 7: variable.0.1.1.1 := P(z0) \n";

"noeud 6: variable.0.1.1 := F(x0,y0,variable.0.1.1.1) \n";

"noeud 5: variable.0.1 := G(variable.0.1.1,t0) \n";

"noeud 3: variable.0.3.1 := G(t0,x0) \n";

"noeud 2: variable.0.3 := H(variable.0.3.1) \n";

"noeud 4: variable.0.2 := G(x0,z0) \n";

"noeud 1: variable.0 := F(variable.(0.1,variable.0.2,variable.0.3) \n"]

#map printf__print (rev s2) ;;

noeud 7: variable.0.1.1.1 := P(z0)

noeud 6: variable.0.1.1 := F(x0,y0,variable.0.1.1.1)

noeud 5: variable.0.1 := G(variable.0.1.1,t0)

noeud 3: variable.0.3.1 := G(t0,x0)

noeud 2: variable.0.3 := H(variable.0.3.1)

noeud 4: variable.0.2 := G(x0,z0)

noeud 1: variable.0 := F(variable.0.1,variable.0.2,variable.0.3)
- : unit list = [O; O; O; O; O; O; O]

Seul le noeud Ny est exécuté par anticipation (avant le nceud N3, pour cause de
conflit d’acces & t). Le code engendré pour N, §'il était de forme fonctionnelle, ne
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pourrait pas étre paramétre effectif de F. Le texte Ada obtenu pour T est:

([ duplication(z, z2);
P(z);
vl:=F(x, y, 2z);
G(vl, t);
G(t, x);
G(x, z2); I, {F(H(t), x, v1)))






Conclusion

Bilan

Ce travail présente notre contribution & la promotion des spécifications algébriques
pour la construction des programmes. Devant les exigences de plus en plus fortes de
rapidité et de lisibilité des développements, et de siireté et efficacité des programmes,
les informaticiens travaillent & des niveaux d’abstraction plus élevés, et les outils infor-
matiques doivent combler ce fossé entre ce que nous sommes capables de décrire, et ce
que la machine sait faire. Les langages de programmation “modernes” manipulent des
objets fonctionnels (Lisp, Scheme, CAML), des objets composites avec héritage (Small-
talk, C++, Ada 95) et les environnements de spécification se développent (Larch, Z,
B, SpecWare).

Nous avons proposé une méthode qui permet de réaliser le développement au niveau
des spécifications algébriques, et de dériver automatiquement ces spécifications dans un
langage impératif en obtenant un code efficace. Le principe de décrire un ensemble de
domaines de valeurs accompagné d’un ensemble d’opérations sur ces domaines de va-
leurs est celui des types abstraits. Modéliser un type abstrait par une algebre est motivé
par 'analogie entre un type abstrait et une algébre multi-sorte sur une signature. L’in-
terprétation des sortes correspond en effet aux domaines de valeurs, et 'interprétation
des opérateurs correspond aux fonctions sur les domaines de valeurs. Nous dérivons
séparément les sortes et opérateurs constructeurs en un type Ada, et les opérateurs
définis en fonctions ou procédures Ada. Le code des fonctions et procédures est généré
de maniére & utiliser correctement les implémentations des spécifications importées de
la bibliotheque.

Dans ce mémoire, nous avons défini formellement le concept principal de nos trans-
formations: le lien d’implémentation ou lien de dérivation. Il relie dans le premier
cas une spécification algébrique & une de ses implémentations impératives et, dans le
deuxiéme cas, il parameétre la dérivation d’une spécification algébrique vers une implé-
mentation impérative. Le lien de dérivation devient lien d’implémentation aprés que la
dérivation ait été effectuée.

Nous avons énuméré ’ensemble des problémes a résoudre dans la dérivation du
fonctionnel vers I'impératif. Nous avons décrit ensuite les traitements préalables a la
dérivation, puis le formalisme dans lequel nous exprimons le résultat impératif de la
dérivation, avant sa traduction a la syntaxe Ada. Les traitements préalables consistent
en une transformation de ’axiomatisation ou plusieurs équations orientées définissent
un opérateur, en une équation orientée équivalente ou le filtrage est inclus.
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Le principe de la dérivation a été ensuite décrit par une interprétation de chaque
opération abstraite par une opération concrete. La mise en ceuvre du lien d’implémen-
tation pour effectuer cette interprétation a été alors montrée.

Nous avons défini une méthode de résolution des conflits d’accés aux variables. En
effet I'interprétation des opérations abstraites par des opérations concretes est correcte
si ces dernieres sont appliquées sur représentations intactes des opérandes des opérations
abstraites, or les opérations du domaine concret peuvent modifier leurs parametres.
Des duplications sont alors nécessaires pour sauver les valeurs des variables rendues
indisponibles car modifiées par une procédure. Nous ordonnons donc les calculs dans
le domaine concret de fagon a avoir un colit minimum en duplications.

La méthode que nous avons proposée est optimale si I’on ne considére pas les affec-
tations finales aux parametres formels de retour lorsqu’elles sont nécessaires, et le code
obtenu reste le plus proche possible de I'ordre choisi pour I’évaluation (en largeur ou
profondeur d’abord, de gauche & droite parmi les opérandes ou inversement, ou dans
un ordre quelconque).

Nous avons montré comment dériver de maniere systématique des sortes et leurs
constructeurs (type abstrait algébrique) vers leurs représentations par des types Ada.
Le lien d’implémentation qui correspond & chaque représentation est également généré.
Les représentations standards sont définies dans une bibliotheque ou diverses implé-
mentations d’une unité algébrique sont possibles, avec des représentations de données
qui peuvent étre optimisées pour différents cas.

Nous avons défini un lien d’implémentation abstraite entre les sortes et les construc-
teurs de deux signatures, qui permet de réutiliser la représentation des données d’une
spécification pour une autre, lorsqu’un lien existe entre la seconde et la premiere. Pour
une spécification donnée, il est possible de rechercher automatiquement les spécifica-
tions de la bibliotheque qui ont un lien d’implémentation abstraite avec la premiere, et
dont I'implémentation des sortes et des constructeurs est réutilisable. Cette méthode
permet de généraliser de nombreuses optimisations.

Nous avons proposé des variantes de la méthode de dérivation des corps de pro-
grammes :

e Chaque sous-terme du terme & dériver hérite d’une destination de 'opérateur dont
il est opérande : lorsque cet opérateur posséde une destination pour son résultat,
et qu’il est implémenté par une procédure dont le parametre est en entrée-sortie
a la position correspondant & celle de I'opérande. Nous avons ainsi défini des flots
de données par une succession de calculs pour lesquels une méme variable est a la
fois opérande et destination. Nous avons donc économisé des affectations finales
aux parametres résultat a chaque fois que cela était possible.

e Le terme algébrique est transformé avant sa dérivation, en remplagant par des
mutations, les constructions d’un terme, presque identique & un autre terme, a
partir de composants du second. Les conditions sont: le changement de seules
quelques sous-structures d’un terme, avec pour destination du résultat la méme
variable que celle qui contient le terme d’origine.

Nous avons présenté un prototype de I'outil de dérivation, réalisé en CAML. A
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partir d’'un arbre abstrait, il résout les conflits d’accés aux variables en ordonnant les
calculs de maniére & minimiser le cout en duplications de données.

Perspectives

La méthode de dérivation que nous avons présentée et le formalisme que nous avons
défini se prétent facilement & des évolutions:

Extension de ’aspect “modification partielle de données”

Certains termes peuvent étre avantageusement utilisés comme des adresses: une
application de sélecteurs du domaine abstrait est souvent implémentée par un acces a
des composants, qui est une expression affectable.

Dans la dérivation, telle qu’elle a été décrite, un constructeur ou un opérateur défini
n’est jamais considéré comme ayant pour résultat une adresse dans le domaine concret.
En effet le prédicat définissant une expression-gauche est défini de la maniere suivante:

LeftExzpr(z) < Var(z) A —=Paramp,(z)

La partie fonctionnelle du code impératif dérivé d’un terme n’est jamais utilisée
comme parametre effectif modifié par une procédure, si ce code n’est pas une variable
ou un parametre formel en mode out ou in out de l'opérateur d’intérét. Cela est
vrai méme si le code est dérivé en une composition de sélecteurs du domaine concret
(déréférencement, acces & un champ, etc). L’affectation a une variable, du résultat d’une
sélection d’une autre variable fait une duplication de la valeur sélectée.

Exemple 7.2: Pour une sorte B-Arbre ayant 2 sélecteurs filsGauche et filsDroit,
et un opérateur défini balancer dont les liens d’implémentation sont :

E(filsGauche) = [z]{x.gauche}, In(filsGauche) = < 71 >,
Out(filsGauche) = < ¢ >
E(filsDroit) = [z){x.droite}, In(filsDroit) = < m; >, Out(filsDroit) = < ¢ >
E(balancer) = [z]{BALANCER(x) }, In(balancer) = < m; >, Out(balancer) = < 7 >

Soit un terme ¢ = balancer(filsGauche(a)) & dériver, dont a est une variable, la déri-
vation est :

A# (balancer(filsGauche(a)) = ([v1 := a.gauche; BALANCER(v1)], (v1))

u
L’extension consisterait & autoriser des termes dérivés en expression-gauche, en position
de parametre effectif modifié. Par exemple, nous pourrions permettre la dérivation :

A# (balancer(filsGauche(a)) = ([BALANCER(a.gauche)], {a.gauche))

en ayant obtenu A (filsGauche(a)) = ([ ], {a.gauche)).
La propriété “l’opérateur a pour résultat une expression-gauche” doit donc étre
rangée avec le lien de dérivation de cet opérateur.
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La regle de calcul des attributs d’utilisation et modification U et M de chaque noeud
doit alors étre modifiée en conséquence pour:

e soit connaltre parmi les sous-termes du terme dérivé en une adresse, la variable
(partiellement) modifiée,

e soit, en limitant aux sélecteurs du domaine abstrait les opérateurs dont I'im-
plémentation retourne une adresse, désigner par une composition de sélecteurs
abstraits, la localisation de la modification.

Dans le premier cas, si g est un opérateur dont I'application dans le domaine concret
donne une adresse, I'opérande de op qui contient la structure désignée par ’adresse, est
une information qui doit également étre rangée dans le lien d’implémentation de op.

Localisations plus fines des conflits

Nous avons considéré 'utilisation et la modification des variables telle qu’elle est
définie par l'interface Ada des programmes. Or un parameétre en entrée-sortie sous-
entend une modification de la variable (ou expression-gauche) passée en parameétre
effectif, et donc que seule une sous-structure change.

Une recopie de sauvegarde n’est pas toujours nécessaire : les fonctions ou procédures
qui utilisent le méme parametre effectif, aprés sa modification ne requiérent éventuelle-
ment qu’une partie qui n’a pas été modifiée. Nous pouvons alors ne pas avoir de conflit
lorsque la partie modifiée d’une variable par le texte dérivé d’un terme n’est qu’une
sélection du terme représenté par le contenu de la variable, et que la partie utilisée
ultérieurement en est une sélection sans sous-terme commun avec la précédente.

Il est avantageux de décrire les sous-termes utilisés et modifiés par les implé-
mentations des opérateurs, par des compositions de sélecteurs du domaine abstrait
(selectéonstructeur) En effet, les informations que 'on peut calculer portent sur des
données pertinentes, sans confusion avec ce qui appartient au codage.

Etant donné que ces informations ne peuvent pas étre déterminées a partir de
I'implémentation (spécification ou code Ada), elles doivent étre décrites dans le lien
d’implémentation. Elles peuvent étre calculées pour les opérateurs que nous dérivons en
fonction des utilisations et modifications des opérateurs du terme dérivé pour obtenir le
corps de programme. Ce calcul est un point-fixe lorsqu’il s’agit d’un opérateur récursif.
Une autre possibilité est de fixer pour chaque opérateur dérivé, la localisation des
utilisations et modifications de ses opérandes. Un algorithme de dérivation proche de
celui décrit au chapitre 4 résout les conflits, sans faire de duplication inutile, et en
respectant les parametres comme il a été précisé.

Extension a d’autres langages

La réalisation, comme ’approche présentées dans ce mémoire, sont suffisamment
générales pour étre appliquées & d’autres langages de spécification : nous partons d’un
arbre abstrait, c’est-a-dire d’un code intermédiaire ou il s’agit de réécrire un terme.
L’application & un autre langage de spécification serait facilitée par le travail qui
a été effectué sur la normalisation d’une plate-forme commune aux langages algé-
briques [Sal92a, Sal92b].
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Quant aux langages impératifs cibles, certains langages de programmation tradition-
nels, comme le langage C, ne permettent pas de déduire les modifications de parametres
effectifs a partir d’une spécification concrete ou méme du profil des fonctions: toutes
les modifications sont des effets-de-bord (il s’agit du cas ou nous intégrons dans la
bibliothéque des programmes non générés automatiquement, dans le cas de la dériva-
tion, un fichier interface peut donner cette information). Nous devons alors stocker ces
informations dans le lien d’implémentation de chaque opérateur. Il est alors possible,
comme il est décrit pour la localisation fine des conflits, soit de calculer les utilisations
et modifications de 'opérateur d’intérét par un calcul de point-fixe, soit de lui fixer ses
propriétés (d’utilisation et modification), et de les faire respecter par I’algorithme de
dérivation.

Globalisation de parametres

Nous pouvons transformer en variables globales certains parametres formels de
lopérateur d’intérét. Soit un opérateur d’intérét op implémenté par une fonction ou
procédure 0P, et dont le terme T est dérivé en corps de procédure de op. Le parametre
formel z de 'opérateur d’intérét op est candidat & une transformation en une variable
globale X si la dérivation de T vérifie:

Soit un sous-terme ¢ de T qui utilise z. Le texte impératif dérivé de ¢ peut
étre exécuté apreés la dérivation d’un appel récursif de op uniquement si:

e en mode In: 'opérande de op a la position de z est x,

e en mode In-Out: l'opérande de op & la position de x est z, et la
modification de = par op est localisée & une sous-structure disjointe de
celle utilisée par le texte dérivé de t.

En effet, dans le domaine concret, un appel récursif de op implique une affectation a la
variable globale X de la valeur de 'opérande & la position de x.

La méthode de dérivation que nous proposons nous permet de privilégier cet ordre
d’exécution des textes dérivés, et de faire des duplications de sauvegarde de X pour
son utilisation apres un appel récursif a 0P, si cet ordre est incompatible avec d’autres
ordres d’exécution (c’est-a-dire si elle crée des cycles).

L’avantage de transformer en variables globales est d’éviter au compilateur de ranger
sur une pile le parametre utilisé. Nous pouvons trouver des travaux sur ce sujet dans
[Gou95] ou la propriété est déduite d’analyses de traces, et dans [Fra9l] ou elle liée a
I'utilisation des “continuations” dans les langages fonctionnels.

Traitement des effets de bord

Lorsqu’un ordre de réduction est précisé explicitement & I'utilisateur (appelé “ordre
apparent”) nous pouvons ajouter des ordres d’exécution entre noeuds qui codent les
sous-termes de maniere a respecter la condition suivante: le texte dérivé du sous-terme
qui fait un effet de bord doit étre exécuté avant le texte dérivé d’un sous-terme sur
lequel l'effet de bord a une conséquence. Soit un graphe qui code l'ordre dans lequel
s’effectuent les calculs, et les noeuds de ce graphe qui codent les termes algébriques, ce
peut étre par exemple : seuls sont pris en compte pour la dérivation les ordres apparents
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pour l'utilisateur : “nceud N avant nceud N'” tels que les textes dérivés pour appliquer
les opérateurs des noeuds N et N’ effectuent une entrée ou sortie vers I’écran ou le
clavier.

Dans notre algorithme de dérivation, les utilisations et modifications de variables
effectuées par l'appel et I'exécution d’une procédure respectent les modes des para-
meétres formels de son interface Ada, et sont calculées a partir du lien d’implémentation
de 'opérateur qui est implémenté par cette procédure. Pour les effets de bord, nous de-
vons stocker dans le lien d’implémentation I'information qu’une fonction ou procédure
fait des utilisations ou modifications du fichier “écran-clavier”, de fichiers quelconques,
de canaux de communication, etc.

Parallélisation

Le graphe orienté acyclique obtenu par notre méthode apres la résolution des conflits
d’acces aux variables code le calcul du terme T en partie droite de I'équation qui définit
I'opérateur d’intérét. Les arcs de ce graphe codent 'ordre des calculs des sous-termes
de T a respecter dans le domaine concret. Chaque nceud n’ayant aucun arc entrant
n’a pas de calcul “prédécesseur”. L’ensemble de ces arcs peut donc étre exécuté en
parallele. Les arcs qui partent de ces noeuds peuvent étre supprimés, et nous obtenons
un nouvel ensemble de noeuds qui peuvent étre exécutés en parallele. Nous pouvons
continuer ainsi jusqu’a exécuter le nceud du graphe qui code T.
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